
Titre:
Title:

Efforts de calcul et débordements de décodeurs séquentiels à pile

Auteurs:
Authors:

David Haccoun 

Date: 1985

Type: Rapport / Report

Référence:
Citation:

Haccoun, D. (1985). Efforts de calcul et débordements de décodeurs séquentiels 
à pile. (Technical Report n° EPM-RT-85-15). https://publications.polymtl.ca/9633/

Document en libre accès dans PolyPublie
Open Access document in PolyPublie

URL de PolyPublie:
PolyPublie URL:

https://publications.polymtl.ca/9633/

Version: Version officielle de l'éditeur / Published version 

Conditions d’utilisation:
Terms of Use:

Tous droits réservés / All rights reserved 

Document publié chez l’éditeur officiel
Document issued by the official publisher

Institution: École Polytechnique de Montréal

Numéro de rapport:
Report number:

EPM-RT-85-15

URL officiel:
Official URL:

Mention légale:
Legal notice:

Ce fichier a été téléchargé à partir de PolyPublie, le dépôt institutionnel de Polytechnique Montréal
This file has been downloaded from PolyPublie, the institutional repository of Polytechnique Montréal

https://publications.polymtl.ca

https://publications.polymtl.ca/
https://publications.polymtl.ca/9633/
https://publications.polymtl.ca/9633/


EPM/RT-85-15

EFFORTS DE CALCUL ET DEBORDEMENTS

DE DECODEURS SEQUEMTIELS A PILE

par"

.^

Davi d, HACCOUM, il nq . , Ph . D.\—-" ^-•-" '

Professeur titulaire

Département de génie électrique

Ecole Polytechnique de Montréal

Montréal, Québec, Canada

""•-,

MAI/1985

EcoJeî:?^»|l%ffl88^a^B^^B|il;
ÏÏ?fêi?»nî^^^ï;.^î-'-^^

l3GSil|l{»iSct^
Ktiëi^lOjGiCnëàl®^^;

s3^='s^^?^^l%ï5Ê2Brî'^ïS.;Awi



ÉCOLE POLYTECHNIQUE DE MONTRÉAL
SERVICE DE L'ÉDITION

RiPil SHTi-.IP'O! !FSIOLSU i nsiuuc,

DEC 2 t985'

ÉCOLE PGLYTECHNIQU^t..de
MnMT?-^IV.v^i ••!. t [\c.!-\

sér,

EPM/RT- ^
PUBLICATION ET DIFFUSION DES RAPPORTS TECHNIQUES

autorisations et renseignements

TITRE: EFFORTS DE CALCUL ET DEBORDEMENTS DE DECODEURS SEQUENTIELS A PILE*

DATE DE PUBLICATION: 10-05-85 l— TIRAGE: 40 copies

AUTORISATION DE PUBLIER

Par la présente, j-autorise DAVID HACCOUN
<nom(s) auteur<s))

à publier^ le rapport technique dont le titre apparaît ci-dessus.

46-C-^—^^-.
L/ (signÀture directeur) (entité administrative)

AUTORISATION DE DIFFUSER

Par la présente, j'autorise l'École Polytechnique de Montréal à repro-

duire le rapport technique dont le titre apparaît ci-dessus et à le ven-

dre aux personnes et au;-; organismes qui en -feront la demande, jusqu'à ce

que ce que j'aie signifié par écrit au Service de l'édition ms. décision
d'en arrêter la diffusion. Je me réserve tous les autres droits de

pub lication.

RENSEIGNEMENTS POUR LE DÉPST LÉGAL

•Nom et prénom
de l'auteur

l. David Haccoun

•Date de .L'auteur est-il s

naissance
né au citoyen résidant

a - m ~ j Canada? canadien? du Canada?

37 07 04 :
oui non oui non oui non

1—1 1~X1 T1 T~1

4. r—1 l—l



Il
n
Il

•l

r'"*

l" 1 1? ,i"

'i F C

,Ï 1 I~

s

-ÎEQl

mi

î rfsi

? î /'I î !F

''j

ûi
l

'Î

î

EFFORTS DE CALCUL ET DÉBORDEMENTS DE DÉCODEURS SÈQUENTIELS À PILE*

David HACCOUN

Professeur titulaire
Département de gém'e électrique
Ecole Polytechnique de Montréal

Montréal, Québec, Canada

RÉSUMÉ

Cet article traite de codage convolutionnel et de décodage séquentiel par
1 "algorithme à pile de Zi'gangirov-Jelinek et de certaines de ses variantes.
Ces variantes ont toutes pour objectif la diminution de la van'abilité de
1'effort de calcul du décodage séquentiel. Utilisant la simulation sur
ordinateur, on montre que cette van'abi'lité peut être grandement diminuée au
coût d'un accroissement de 1"effort de calcul moyen, mais aussi sans
dégradation de la performance d"erreur.

Le remplissage de la pile du décodeur est examine ainsi que son
impact sur la taille de la file d'attente dans le tampon d'entrée du
décodeur. Une analyse simple de la file d"attente a montré qu'en choi-
sissant judicieusement le gain de vitesse du décodeur, la taille de la pile
et la longueur des blocs, on peut limiter la taille du tampon d'entrée à
deux longueurs de bloc sans risque de débordements. Enfin on montre qu'en
controïlant les débordements de la pile et en utilisant une procédure de
retransmission des blocs ayant fait déborder ta pile, on peut controller la
probabilité de dêbordement du tampon d"entrée et réduire sensiblement la
probabilité d'erreur. Ces avantages sont obtenus au coût d'une faible
réduction du taux de codage effectif et d'une légère augmentation de ta
complexité du décodeur.

* Cette recherche a été supportée en partie par une subvention du Conseil
de recherches en sciences naturelles et en génie du Canada.
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EFFORTS DE CALCUL ET DÈBORDEMENTS DE DÉCODEURS SÈQUENTÎELS A PILE

David Haccoun

l. INTRODUCTION

L'usage de plus en plus répandu de techniques de transmissions

numériques dans les télécommunications terrestres et par satellite conduit à

1"utilisation grandissante de procédures de correction d'erreur par codage

de canal qui sont puissantes, fiables et pratiques. Aussi" un problème

important consiste à développer des techniques de codage et décodage déli-

vrant de faibles probabilités d'erreur avec des décodeurs de complexité

acceptable. Dans les canaux de communication sans mémoire, les systèmes

utilisant le codage convolutionnel avec décodage probabiliste sont parmi les

plus intéressants tant du point de vue de leur performance d'erreur que du

point de vue de leur réalisation et implantation matérielle. Le décodage

probabi'liste comprend un ensemble de techniques où le message dëcodé est

obtenu par des procédures probabilistes plutôt que par des opérations algé-

briques fixes, et où les codes utilisés n'ont pas, en principe, à satisfaire

à une structure algébn'que particulière comme pour les codes en blocs. Ces

codes peuvent être choisis au hasard sans nuire à la technique de décodage,

ce qui permet d'augmenter considérablement leur champ d'application.

Les deux principales techniques de décodage probabiliste des codes

convolutionnels sont le décodage séquentiel [l] et le décodage de Viterbi"

[2]. Chacune de ces techniques consiste à trouver un chemin particulier (le

message transmis) dans un graphe orienté (arbre ou treillis), ou on assigne

aux branches des valeurs de vraissemblance y^. (appelées "métriques") entre

les symboles reçus du canal de transmission et les symboles codes qui
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auraient pu être transmis. L"objectif général du décodeur est donc de

déterminer le chemin ayant la métrique totale r = ^ y la plus élevée, et
j j

ce, avec un minimum d "effort et un maximum de fiabilité. Ce chemin de

métrique maximum trouve par le décodeur est la séquence dëcodêe X, de

laquelle on déduit la séquence d'information U qui est alors transférée à

1"utilisateur. Le décodeur commet une erreur de séquence non détectée si

U ît U, où D est la séquence d'information transmise par la source.

Les techniques de décodage sëquentiel et de décodage de Viterbi

sont nettement différentes l'une de 1 autre, ont des performances d'erreur

et des domaines d'application différents ce qui les distinguent l'une de

l'autre en plus de les distinguer des techniques de codage en bloc [3].

La Figure l montre les courbes de performance et les gains de

codage de plusieurs systèmes de codage utilisant une modulation de type PSK

cohérente parfaite [3]. Le gain de codage d'un système de codage est égal à

la différence en dB des valeurs de E|^/N^ requises pour une probabilité

d"erreur donnée entre ce système de codage et la modulation PSK cohérente

parfaite sans codage. Ici, E^ est T énergie reçue par bit d'information,

N^la densité spectrale du bruit, et le rapport signal-à-bruit par bit d in-

formation E|,/N^ sert de facteur de mérite pour comparer les performances de

différents systèmes de modulation et de codage. Le problème de base des

systèmes codes peut se résumer à déterminer- le système qui" fournira une

performance d"erreur donnée avec la plus faible valeur de E^/N^. Se rëfé-

rant à la Figure l, par exemple, au taux d"erreur de 10"5, le codage en bloc

BCH (128,112) donne un gain de codage de 2 dB, alors que le décodage de

Viterbi avec quantification pondérée (K = 7, R = h} permet un gain de codage

égal a 5.0 dB. On peut voir qu'un décodeur séquentiel avec quantificati'on

ferme permet un gain de codage égal à 5.2 dB, alors qu'en quantification

pondérée à 8 niveaux ou 3 bits, le gain de codage peut atteindre 7 à 8 dB.

D'un point de vue pratique, un gain de 5.2 dB peut se traduire soit par une
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réduction de 5.2 dB de la puissance de transmission de 1'émetteur, soit par

une augmentation de la vitesse de transmission des données non codées par un

facteur de 10°.52 = 3.3. Dépendant des applications, chacune de ces alter-

natives peut s"avérer particulièrement intéressante pour améliorer le design

d'un système, en particulier dans les liaisons numériques par- satellite où

chaque décibel d'énergie transmise par le satellite est extrêmement coûteux.

Cet article traite essentiellement de codage covolutionnel et de

décodage séquentiel en particulier de 1'algorithme de Zigangirov - Jelinek

(algorithme à pile) et de certaines de ses variantes. Après avoir briève-

ment rappelé la structure des codes convoluti'onnels et présenté T algorithme

à pile de base, quelques variantes du décodage séquentiel à pile qui permet-

tent de diminuer la van'abilité de Teffort de calcul sont présentées. Le

comportement du remplissage de la pile est examiné et T impact sur la dyna-

mique de la file d'attente au tampon d'entrée est analysé. Enfin on pré-

sente une procédure d'utilisation de décodeurs séquentiels à pile où les

blocs difficiles à décoder provoquent un débordement de la pile et sont

retransmis. Cette procédure qui fait du décodeur séquentiel un décodeur

hybride détecteur - correcteur d"erreur permet un échange de la mémoire et

du gain de vitesse du décodeur. En particulier on montre qu'avec un choix

juch'cieux de la taille de la pile et du gain de vitesse, un tampon de taille

deux longueurs de bloc ne débordera jamais.
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2. CODAGE CONVOLUTIONNEL ET DECODAGE SEQUENTIEL

Structure des codes convolutionnel

Un codeur convolutionnel de taux de codage R = 1/V peut être

représente par une machine linéaire à états finis composée d'un registre à

décalage de K cellules, de V âdditi'onneurs modulo-2 connectés à certaines

cellules du registre a décalage, et d'un commutateur qui" balaye les V

addh'tionneurs modulo-2. L'ensemble des connexions entre le registre à déca-

1 âge et les additionneurs modulo-2 spëcifie le code. Par exemple, un codeur

convolutionnel K =3, R = h est montré a la Figure 2.

Un codeur convoluti'onnel fonctionne comme suit: les bits d'infor-

mation sont introduits par la gauche, un bit à la fois, et après chaque

décalage, les addi'ti'onneurs modulo-2 sont êchanti'Honnës en séquence par le

commutateur, fournissant ainsi V symboles codés qui sont modules et transmis

dans le canal. Le taux de codage est donc R = 1/V. Pour ces codeurs

binaires simples, la longueur K du registre à décalage s'appelle la longueur

de contrainte du code. Un codeur peut être facilement généralisé, et

admettre non pas l mais n bits à 1a fois dans le codeur, avec n < V, et le

taux de codage devient alors R = n/V.

Arbre et treillis

Considérant seulement des codes convolutionnels de taux R = 1/V et

de longueur de contrainte K, a chaque bit d'information il y correspond 2

branches d'un arbre portant chacune V symboles codes. L"extrémité de chaque

branche est un noeud caractérise par un état du codeur. L'ëtat du codeur

est le contenu des (K-l) premières cellules du registre à décalage, et donc
K-l

le nombre d'états distincts est égal à 2llx ."'.
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Un chemin dans 1'arbre est spécifié par la séquence d'information

qui est entrée dans le codeur et deux chemins reconvergent (i.e. ont le même

état terminal) si leurs (K-l) derniers bits d information sont identiques

[3]. Au-delà d'une profondeur égale à (K-1) T arbre d'encodage contient

donc une énorme redondance qui peut être éliminée en ne gardant qu'un seul

chemin au-delà de chaque noeud de reconvergence. L'arbre devient alors un

treillis ayant 2"'^ états, et pour une séquence d'information de longueur L

bits, les chemins dans T arbre ou le trei'llis ont donc une longueur maximale

égale à L branches. Un exemple d'arbre et de trei'His corr-espondant au

codeur de la Figure 2 est donné aux Figures 3 et 4 respectivement.

Les notions de chemin, arbre et treillis sont essentielles à la

compréhension du codage et décodage des codes convolutionnels. La séquence

d'information étant représentée par un chemin (le chemin correct), la fonc-

ti'on de décodage consiste donc, connaissant la séquence reçue, à trouver le

chemin dans Tarbre ou le treillis qui soit le plus "vrai semblable", e.a.d.

qui "ressemble" le plus à la séquence reçue. Le décodage séquentiel dont il

est question dans le reste de cet article est une des techniques parmi" les

plus puissantes et les plus efficaces pour trouver ce chemin le plus vrai -

semblable.
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Figure 2: Codeur
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de la Figure 3
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3. DECODAGE SEQUENTÎEL

Un décodeur sëquentiel utilise la structure en arbre du code et

n"explore un chemin à la fois, que la partie de T arbre qui paraît être la

plus vrai semblable sans explorer T arbre entier. C'est donc une procédure

sous-optimale. Dans un canal sans mémoire, la fonction de vraisemblance

utilisée, appelée aussi" "métrique de symbole" est donnée par

Y, = log
P (y,

l ~ lua2 F^
xj
- R (l)

où x,. est le symbole codé transmis dans le canal, y,, est le symbole reçu

correspondant, R est le taux de codage et P (y^jx.) est la probabilité de

transition du canal pour des symboles x,. et y,. Par exemple pour un code de

taux R = h, un canal binaire symêtnque de probabilité de transition p et

des entrées équiprobables, la métrique (l) devient

log^ (2p) - h , y. ^ x.

,, - \ ~ (2)

log^ 2(l-p) - h , y^. = x.j

Dans un canal sans mémoire la métrique est additive le long des
(D)

symboles des branches d'un même chemin, de sorte que la métrique r- du

noeud extrémité d'un chemin U de longueur m symboles est donnée par

(U) m
r- .^ .,

La métrique totale r tend à croître en moyenne le long du chemin correct, et

tend à décroître, en moyenne le long de tous les chemins incorrects. Un

exemple de cette métrique est donné à la Figure 5.
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Sachant la séquence reçue du canal 1 objectif du décodeur sêquen-

ti'el est d" explorer T arbre d'encodage le long du chemin ayant la métrique

la plus élevée parmi" tous les chemins explorés. Cependant le bruit du canal

provoquant occasionnellement des chutes locales de la métrique du chemin

correct, le décodeur cesse alors de suivre le chemin correct pour explorer

des chemins incorrects plus vrai semblables. Par conséquent bien qu'en

moyenne très faible, 1'effort de décodage exprimé en nombre de calculs

effectués par bit dëcodë est aussi très variable avec une fonction de rêpar-

tition de type Pareto, c'est-à-dire:

P (e > N) " A N a, N ^1 (4)

où a est une constante, et où le paramètre a, a > 0, appelé exposant pareto

ne dépend que du taux de codage et du canal [3]-[6].

La vanabili'té de T effort de calcul est T inconvénient principal

du décodage séquentiel et nécessite 1 utilisation d un tampon à 1 entrée du

décodeur pour y stocker les branches reçues du canal en attente d être

décodées. Le dëbordement de ce tampon constitue un événement d'erreur

catastrophi'que entraînant un grand nombre de bits en erreur. Il est donc

très important de réduire cette vanabi'lité de Teffort de décodage et un

certain nombre de procédures ont été élaborées à cette fin [7]-[8].

Algorithme à pile

Les deux principaux algorithmes de décodage séquenti'el sont Tal-

gon'thme de Fano [4] et T algorithme de Zigangirov-Jelinek (Z-J) [l], [3].

Le présent article ne traite que Talgon'thme Z-J. Cet algorithme utilise

une j3j_[e pour stocker toutes les caractéristiques des chemins explores, et

un tampon d'entrée pour stocker les séquences reçues en attente d'être

décodées. Un schéma de principe du décodeur est montre à la Figure 6. La

pi"1e est une liste ordonnée où sont stockes les chemins explores par ordre

décroissant de leur métrique. Le sommet de la pile contient le chemin ayant
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Figure 5: Exemple de métrique des chemins correct et incorrects
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(Processeur)

Tampon de sortie

Figure 6: Schéma de principe d'un décodeur à pile
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la métrique maximum courante; ce chemin est donc celui qui sera prolonge.

L"algorithme a donc pour objet de déterminer à chaque étape le sommet de la

pile et d en faire le prolongement. Il se compose des 3 étapes suivantes:

l. Calcul des métriques des deux chemins issus du sommet de la pile

et insertion dans la pile de ces deux chemins.

2. Elimination du sommet qui vient d'être prolongé.

3. Détermination du nouveau sommet. Si c'est le noeud terminai,

stop. Sinon retour à l.

Lorsque Talgonthme arrête, le sommet de la pile est le noeud terminai du

chemin dëcodë, qui est alors facilement récupère.

Bien que très simple, cet algorithme n'est pas pratique car le

temps nécessaire à la mise en ordre exacte de la pile est beaucoup trop

élève. Cette difficulté est contournëe en effectuant une mise en ordre

approxi'mative: les noeuds explores sont insérés alèatoirement dans des
(U)

sous-piles de la façon suivante: un noeud U de métrique r est insère au

hasard dans la sous-pile Q si

(U)
QH < r~ < (Q + 1)H (5)

où H est une valeur arbitrai re.

Avec cette modification, la recherche du sommet de la pile est

réduite à la recherche de la sous-pile maximum non vide, et le chemin pro-

longé est choisi au hasard dans cette sous-pile, habituellement selon la

procédure dernier-entré-premi'er-sorti (LIFO). Cette modification de
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1'algorithme facilite considérablement la procédure de recherche du noeud à

prolonger et rend T algorithme à pile applicable et pratique. La structure

de données utilisée pour simuler 1 algorithme sur ordinateur est fournie en

annexe. Cette structure a servi de base à une réalisation matérielle d'un

décodeur séquenti'el a pile fonctionnant à environ l Mbit/s [9].

Un décodeur sèquentiel pratique tient compte du délai" de dêcodage

variable qui découle de la vanabilité de 1 effort de décodage en utilisant

un tamppji derr^ et un tampon de sortie (voir Figure 6). Le tampon de

sortie régularise le débit de sortie des séquences dêcodées alors que le

tampon d'entrée sert a stocker les données provenant du canal et qui

attendent d'être décodées. Aussi un problème important concerne le dëborde-

ment de ces tampons. On peut montrer que quelle que soit sa taille, il

existe une probabilité non nulle pour que le tampon d"entrée dêborde entraî-

nant une perte de données et une rupture du lien de communication. L'ana-

lyse des dêbordements et des procédures de redèmarrage du système sont parmi

les problèmes importants de décodage sêquenti'el [10]-[11].

Afin de réduire les conséquences d'un débordement et d'une rupture

du lien de communication, les données sont généralement organisées en

"blocs" comportant quelque 500 à 2000 branches, chaque bloc se terminant par

une séquence connue appelée "gyeue du message". La queue de longueur égale

à (K-l) branches permet de remettre à zéro le registre à décalage du codeur

local du décodeur, et de resynchroner 1e système. En cas de dëbordement, le

bloc en question est éliminé, le système est remis à zéro et le décodage

peut se poursuivre pour les blocs suivants.
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Effort de calcul du décodeur sèquentiel

Quel qu en soit 1 algorithme, le décodage sêquentiel implique

toujours la possibilité pour le décodeur de revenir en arrière dans T arbre

et de changer une décision antérieure, e.a.d. k de prendre une autre alter-

native que celle qui semblait être la meilleure. D'un point de vue théori-

que et analytique, chaque opération de prolongation d un chemin est définie

comme étant un "calcul". Comme le nombre d extensions effectuées est alêa-

toire, le nombre de calculs effectues par bloc dëcodë est donc également

aléatoire. Aussi", contrairement aux algorithmes de décodage dêtemnm'ste,

1'analyse du dêcodage séquentiel concerne aussi bien la performance d'er-

reurs que la distribution de Teffort de calcul. Cette vanabilité de

1'effort de calcul est l'un des principaux inconvénients du dêcodage séquen-

ti'el et le problème de sa diminution a ètë 1"objet d'une grande activité de

recherche [7]-[8].

Une analyse théorique relativement complexe a montre que le nombre

de calculs C effectué par bit décodè a une fonction de distribution cumula-

tlve qui suit asymptotiquement une loi Pareto, donnée par (4) et répétée

ci-dessous:

P (C > N) < JIN a , N » l (6)

ou A et a dépendent du canal et du taux de codage R. L'exposant a est

appelé Vexposant Pareto et est un des paramètres clef pour évaluer la

performance et la conception de décodeur séquentiet.

La cumulative (6) indique que T effort de calcul suit une décrois-

sance algébnque et non pas exponentielle avec N, représentant ainsi un

autre inconvénient du décodeur sëquentiel . Par conséquent, il devient impê-

rati'f de s'assurer que le nombre moyen de calculs par bit soit fini, et

également de faire face, en pratique, au retard qui découle de la van'abi-

11 te de T effort du décodage.
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Tel que mentionne plus haut, le retard de décodage se règle par

1 "util isati'on de tampons d'entrée et de sortie. Quant à borner le nombre

moyen de calculs, la réponse réside dans T analyse théorique de la van'abi-

lité de 1 "effort de calcul. Une analyse des moments de la distribution [6]

a montre que si 1"exposant Pareto a est inférieur à 2, la variance de

T effort de dêcodage diverge, et si a < l, la moyenne de cet effort n'est

plus bornée, e.a.d. le nombre moyen de calculs devient thëoriquement

infim. Ceci se traduit en pratique par un dëcodage erratique, avec de très

longues recherches arrière dans T arbre et des débordements des tampons et

de la pile. Le taux de codage qui correspond a la valeur limite a = l est

appelé taux de coupure ("Computational Cut Off Ra^te") et est dénoté R^^^.

Ce taux R__ ne dépend que du canal et se calcule facilement |3 |,
comp

mais d'un point de vue pratique, ce paramètre représente la limite extrême

d'utilisation de décodeurs séquentiels. Aussi un important paramètre de

design est le rapport R/R^,^, que Ton désire aussi près que possible de l

mais sans 1"atteindre. En pratique on choisi des points d"opération où

R/R^^ est compris entre 0.80 et 0.99, et on évalue approximativement Tex-

posant Pareto par

^
comi

a "

On peut noter en passant que la valeur de E^/N correspondant à

R^^m^ Peut être calculée pour différents modèles de canaux et de niveaux de

quanti'ficati'on, avec en général une amélioration de 2 dB lorsque la quanti-

fication du canal passe de 2 niveaux (l bit) à 8 niveaux (3 bits) [3]-[12].

L'analyse théorique des moments de Teffort de calcul en général,

et du nombre moyen de calculs T en particulier est réputée être difficile,

et ne donne que des bornes asymptotiques et relativement peu serrées sur des

ensembles de codes. D un point de vue pratique, ces bornes sont donc très

peu utiles pour des fins de design impliquant un code particulier. On doit
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donc avoir recours à de longues simulations sur ordinateur pour obtenir des

résultats utilisables. Cependant, utilisant une approche théorique totale-

ment différente et basée sur les processus de rami'fication, une analyse

récente de T a donné des résultats considérablement plus précis [13]. De

plus, les résultats de cette analyse sont directement applicables au cas

particulier car ils utilisent les paramètres du code ainsi que les valeurs

particulières des métriques utilisées par le décodeur.

La nature Pareto de la distribution de T effort de calcul a été

confirmée pour toutes sortes de canaux. Un raisonnement simple permet d'ex-

pliquer un tel comportement. Lorsque le bruit dans le canal devient assez

fort pour provoquer une chute de la métrique du chemin correct, le décodeur

entre dans une phase de recherche arrière et prolonge les noeuds des chemins

incorrects en conformité avec T algorithme. Le nombre de ces chemins incor-

rects croît de façon exponenti'elle avec la profondeur de la chute de mëtn-

que du chemin correct. Cependant, pour des canaux sans mémoire, tout inter-

valle de bruit qui" provoque une chute de métrique apparaît avec une probabi-

Il te qui décroît exponentiellement avec la durée de cet intervalle. Le

comportement Pareto n'est n'en (l'autre que 1 "effet combiné de ces deux

comportements exponentiels.

Problèmes de dèbordement

11 est clair qu'un dêbordement du tampon d"entrée aurait des

conséquences catastrophiques. Il est donc impératif de prévoir une taille

de tampon adéquate pour minimiser, voire éliminer un tel événement.

Cependant on montre que quelle que soit sa taille, il existe

toujours une probabilité non nulle pour que le tampon d" entrée dëborde.

Cette probabilité est assez grande (nettement plus grande que la probabilité

d'erreur) et un débordement conduit à des effacement (en anglais "erasures")

Ces effacements ne sont pas des erreurs mais sont considères plutôt comme

étant des incertitudes sur la valeur des bits dècodës.
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Pour des séquences de longueurs L bits, la probabilité de dëborde-

ment du tampon d'entrée est approximée par

P (débordement) " L(GB)-a (8)

ou B est la taille du tampon, a est 1'exposant Pareto et G est le gain de

vitesse du décodeur [3]. Ce gain de vitesse est le rapport entre le temps

d" interamvêe des bits du canal et le temps d'un calcul par le décodeur.

L'expression (8) indique encore une distn'bution Pareto et une probabilité

de dêbordement qui ne varie que lentement avec la taille du tampon, donc

très difficile à combattre. Aussi en pratique, on choisit des tampons

d'entrée très grands, et on sectionne les séquences d information en blocs

de longueurs variant de 500 à 2000 ou 3000 bits. De plus, on prend toujours

certaines procédures de recouvrement en cas de dêbordement. Ces procédures

peuvent consister en une demande de retransmission des blocs qui sont sur le

point de déborder [11], [14], [15], ou en un arrêt de décodage proprement

dit et en une estimation de la séquence transmise. Ces procédures de

recouvrement, qui peuvent varier selon les applications, sont une partie

essentielle du dècodage sëquenti'el et ne peuvent être ignorées dans une

réalisation pratique.
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4. VARIANTES DE L"ALGORITHME Z"J

Des recherches antérieures [7]-[16] ont montré que la vanabilité

de 1 effort de calcul d un décodeur séquentiel peut être réduite en faisant

non pas Textension d'un seul chemin (le sommet de la pile), mais Texten-

si on simultanée d'un certain nombre M de chemins les plus vrai semblables,

e.a.d. ayant les métriques les plus élevées. Ce nombre M peut ne pas être

fixe, et peut même s adapter aux besoins courants imposés par le bruit dans

le canal de transmission. Ces variantes du dëcodage sêquentiel à extension

multiples appartiennent à la classe d'algonthmes généralisés à pile qui

unifient les techniques de décodage séquentiel et de Viterbi [7]. Dans

toutes ces variantes, la réduction de la van'abilitè de calcul est toujours

obtenue au prix d un effort moyen plus grand, mais aussi sans dégradation de

la performance d'erreur. De plus, étant donné la structure de la pile, leur

mise en oeuvre est particulièrement facile, n"impliquant par rapport à

l'algorithme de base qu'une complexité additionnelle mim'rne. Les cas parti-

culiers des variantes multichemins de T algorithme Z-J considérées ici" sont

brièvement décrits ci-dessous.

l") Algorithme M chemins

11 s" agi t tout simplement de faire T extension simultanée des M

chemins occupant les plus hautes positions dans la pile. Cet algorithme

peut être très facilement rendu adaptatif en imposant des restrictions sur

M, ou en modifiant M en fonction du comportement général de la métrique du

sommet de la pile [7 ].

il) Algorithme S sous-pi les

Cet algorithme fait Textension simultanée de tous les chemins

contenus dans les S sous-piles de métrique maximum courante [16]. Cet

algorithme est auto adaptatif car le nombre de chemins résidant dans les

sous-piles varie en fonction du bruit dans le canal. Lorsque le canal est

calme, les sous piles maximum ne contiennent que quelques chemins et sont
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souvent vides, alors que pendant des périodes de bruit intense les métriques

ayant une tendance à avoir des valeurs très rapprochées les unes des autres,

et les populations de chemins dans les mêmes sous-piles augmentent considé-

rablement. Là encore S peut ne pas être maintenu constant tout au long du

dëcodage, et pratiquement on impose toujours un nombre maximum de chemins à

prolonger simultanément. La Figure 7 donne les distributions de Teffort de

calcul des algorithmes Z-J, de T algorithme 4- chemins et de T algorithme S

sous-pi'les dans lequel S est égal a 5, 10 et 12. On peut voir que T ai go-

rithme 4- chemins améliore de façon substantielle la distnbution de Talgo-

n'thme Z-J de base, et que la variabilité de T effort de calcul est encore

réduite par T algorithme S sous-piles. A mesure que S augmente la cumula-

tive se rapproche d'une fonction échelon, et en particulier, la Figure 7

montre que pour S = 12 le nombre maximum de calculs pour dècoder un bit se

chiffre à 34, et que cet événement est très rare, n"étant apparu qu'avec une

probabilité de l x 10-5. Quant a T effort de calculs moyen il augmente

proportionnellement avec S,'ne valant que 3.45 pour S = 12, alors qu'il est

égal à 1.13 et 4.05 pour les algorithmes Z-J et 4- chemins respectivement.

Enfin on remarque que 1 augmentation du nombre d'extensions simultanées

améliore aussi la performance d"erreurs, ce qui bien sûr était prévisible.

i ii) Algorithme adaptat[f

Cet algorithme tend à adapter le nombre de chemins prolonges

simultanément avec le comportement de la métrique maximum, e.a.d. du courant

dans le canal. Pour cela on observe la croissance de cette métrique maxi-

mum. Si elle croît, un seul chemin est prolongé. Si" elle chute d'une

valeur D, on prolonge simultanément un nombre M(D), où M(D) est une fonction

non décroissante de D [7]. La Figure 8 donne la distribution du nombre de

calculs par bit pour quelques fonctions linéaires de M(D). Là encore on

peut voir T effet de T augmentation du nombre d" extensions simultanées sur

la fonction de répartition de T effort de calcul et sur ta probabilité

d'erreur.
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iv) Algorithme prédicteur

11 s'agit ici de déterminer à Tavance la chute D de la métrique afin de

mieux faire varier N ou M(D) des algorithmes n) ou in). Pour cela la

chute de la métrique maximum est déterminée en pénétrant Tarbre le long du

chemin de plus vrai semblable sur une fenêtre d'observation de P branches.

Utilisant les variations de la métrique dans cette fenêtre, T algorithme

prolonge alors un nombre de chemins qui tient compte non seulement du

comportement passe de la métrique mais aussi de son comportement futur. La

Figure (9) illustre cet algorithme utilisé en conjonction avec Talgon'thme

S sous-piles. La distribution de L'effort de calculs est encore améliorée

par rapport à T algorithme Z-J, mais par rapport à T algorithme S sous-piles

seul, le principal avantage de Talgon'thme prèdicteur réside en la dimi'nu-

ti'on du nombre moyen de calcul. Cependant, la mise en oeuvre de la fonction

de prédh'ction de T algorithme est quelque peu plus complexe.

Comme on Ta vu, dans toutes ces variantes la réduction de

1'effort de calcul est obtenue au prix d'un effort moyen plus élevé, aussi

faut-il encore évaluer T impact de ces algorithmes sur les tailles et sur

les comportements de la pile et de la file d attente à T entrée du décodeur.

Ces problèmes sont examinés ci-après.
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5. IMPACT SUR LES TAILLES DE LA PÎLE ET DU TAMPON D'ENTREE

L'algorithme Z-J et ses variantes décrites ci-dessus ont été

simulés sur ordinateur, et les informations pertinentes sur le remplissage

de la pile et sur la file d'attente à 1'entrée du décodeur ont été reçuei1-

lies. Les simulations ont été effectuées en utilisant un code de Johan-

nesson [17] de taux R = h et de longueur de contrainte K = 24. Dans ces

simulations les données sont transmises sous forme de blocs de longueur

L = 500 bits auxquels on ajoute une queue de 23 bits pour fins de synchrom-

sati'on. Les symboles transmis sont reçus en présence de bruit blanc

gaussien, en quanti'ficati'on ferme avec rapports signaux à bruit E^/N^ égaux

a 4.64 dB et 5.60 dB, correspondant à des rapports R/R^.^ égaux à 0.99 et

0.85 respectivement.

Remplissage de la pile

Le nombre de noeuds stockés dans la pile, le nombre de dëborde-

ments de la pile et le nombre d"erreurs sont observes à la fin du dêcodage

de chaque bloc. La fonction de répartition du nombre d entrées dans la pite

pour T algorithme Z-J est montrée à la Figure 10, et indique une distnbu-

tion de type Pareto. Ce même type de distribution a été observe pour tous

les algorithmes étudiés et est la conséquence directe de la distribution

Pareto de Teffort de calcul du décodeur sëquentiel. En effet comme chaque

extension, simple ou multiple implique au moins une entrée dans la pile, il

est clair que la distribution du nombre d entrées devra suivre celle du

nombre de calculs tout en tenant compte du nombre d'extensions simultanées

effectuées par T algorithme particulier. Ainsi, il a été observe que pour

une même valeur de E^/N^, plus le nombre d'extensions simultanées, et donc

le nombre moyen de calculs T, est élevé, plus Texposant, Pareto a (e.a.d.

la pente de la courbe) est élevé. Les résultats des simulations concernant

la pile sont résumés aux Tableaux l et 2 pour R/R^,^ valant 0.85 et 0.99

respectivement. On y voit en particulier la corrélation très nette entre

1'augmentation du nombre de calculs moyen "C, Texposant Pareto de la pile et
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la taille moyenne de la pile. Les Tableaux l et 2 donnent aussi pour chaque

algorithme la taille mim'mum de la pile pour une probabilité de débordement

égale à l x 10-1, l x 10~2 et l x 10"3. La Figure 11 reprend ces valeurs et

donne pour R/R^^^ =0.99 la probabilité de débordement des différents algo"

n'thmes en fonction de la taille de la pile. On remarque que pour des

probabilités de débordement élevées, comprises entre l x 10-1 et l x 10-2,

1'algorithme Z-J est sensiblement équivalent aux variantes multichennns.

Cependant pour de plus faibles probabilités de débordement, 1 algorithme Z-J

requiert considérablement plus de mémoire pour sa pile que les variantes

multi chemins. Naturellement cette situation n"est que la conséquence d'un

exposant Pareto plus faible pour T algorithme Z-J.

A la lumière de ces résultats on peut tirer les conclusions

suivantes: pour des probabilités de débordement de pile de T ordre de 10" 2 à

10~3, et un canal fai'blement bruité une valeur R/R__ faible, de Tordre de

0.85, les algorithmes multi chemins ne sont pas très avantageux, et un choix

judicieux serait 1'algorithme Z-J. Cependant pour des canaux fortement

bruités avec R/R/.^,, très prêt de l, les algorithmes mul tichemi'ns sont

préférables à Talgonthme Z-J. On choisira probablement 1 algorithme

fournissant T exposant Pareto le plus élevé sous les contraintes pratiques

imposées par Tappl icati'on particulière.

Si d'autre part on ne disposait que d une pile de petite taille

(environ 5000 entrées), alors il est préférable de choisir un algorithme

dont le nombre de calculs est relativement faible (par exempte Talgorithme

Z-J) bien que ce choix puisse entraîner une variabili'té de calcul apprêcia-

blé. Par contre si la pi'1e est de grande tai'He par exemple supérieure à

10000 ou 20000 noeuds, les algorithmes multi chemins sont alors plus indiqués

que T algorithme Z-J.
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TABLEAU l: REMPLISSAGE DE LA PILE

R/R--.- = 0.85, Eb/No = 5.60 dB, K =24, R = h

500 blocs simulés, 523 bits/bloc

ALGORITHME

PARAMETRE

ERREURS

DEBORDEMENTS
PILE, S = 104

EXP. PARETO a

(PILE)

CALCULS MOYENS IT

PILE MOYENNE 'S

*PILE MINIMUM S^

*Pl LE MINIMUM S^

*PILE MINIMUM Sm
min

Z-J

0

0

2.8

1.10

1148

1260

2500

5600

2-CHEMINS

0

0

3.5

1.82

1905

2000

3160

6000

N SOUS-PILES

N = 5

0

0

3.5

1.24

1288

1480

2570

4900

N = 7

0

0

4.2

1.58

1660

1950

2950

5250

ADAPTATIF

M(D) = 1+b D

0

0

3.5

1.40

1480

1620

2750

5250

Note * PILE MINIMUM S^(k) = S^. Pr (S > S^) = 10~k, k = 1,2,3
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TABLEAU 2: REMPLISSAGE DE LA PILE

R/R.-»» = 0.99, Eb/No = 4.64 dB, K = 24, R = h

200 blocs simulés, 523 bi'ts/bloc

^ALGORITHME

PARAMETRE

ERREURS

DEBORDEMENTS
PILE, S = 104

EXP. PARETO a

(PILE)

CALCULS MOYENS î"

PILE MOYENNE "S

|*PILE MINIMUM S^

*PILE MINIMUM S^

*PILE MINIMUM S^

Z-J

0

2

1.37

1.67

1700

2340

10,000

53700

2-CHEMINS

0

2

1.80

2.45

2570

3020

10,000

35500

N SOUS-PILES

N = 5

0

2

1.80

2.19

2290

2950

8900

31600

N = 7

0

2

2.63

2.88

2950

3980

10,000

24000

ADAPTATIF

M(D) = 1+k D

0

2

2.10

2.20

2290

2880

8900

27000

Note * PILE MINIMUM S^(k) = S^: Pr (S > S^^) = 10~k, k = 1,2,3
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File d'attente dans le tampon d'entrée

Quel que soit 1 algorithme de décodage séquentiel la vanabilité

de T effort de calcul nécessite T utilisation d'un tampon à T entrée du

décodeur afin d'y stocker les branches reçues du canal pendant les recher-

ches arrière du décodeur. Un comportement typique de la f11e d"attente dans

ce tampon est montre à la Figure 12. Lorsque le décodeur entre dans une

phase de recherche arrière d'un meilleur chemin, les symboles codes reçus du

canal s'accumulent dans le tampon d'entrée et forment une file d'attente.

Des que le décodeur trouve le bon chemin sa progression en avant doit être

rapide afin de rattraper en quelque sorte le "temps perdu"; un décodeur

séquentiel doit donc bénéficier d'un gain de vitesse par rapport au taux de

réception des branches du canal. Ce gain de vitesse G qui est le nombre de

calculs que le décodeur peut effectuer durant le temps de réception d'une

nouvelle branche du canal, doit nécessairement être supérieur à Teffort de

calcul moyen 'C. Si non, en moyenne la file d attente croîtra sans cesse et

conduira avec certitude à un dëbordement du tampon d"entrée. Par exemple

sur la Figure 12, en fonction du temps la file d attente apparaît sous la

forme de pics ch'sjoints, indiquant un gain de vitesse adéquat.

Dans les décodeurs sêquentiels à pile la dynamique de la file

d"attente est dépendante de la taille de la pile. En effet une pile de très

grande taille permet des recherches arrières importantes sans dèbordements

de la pile, ce qui" peut entraîner un accroïssement considérable de ta fite

d'attente dans le tampon d'entrée, voire même un dèbordement de ce tampon.

De plus, la taille de la file d'attente dépend aussi du gain de vitesse du

décodeur. Par conséquent le comportement de la file d*attente dépend de la

tai'He de la pi'1e et du gain de vitesse. L'analyse suivante permet de voir

que sous certaines conditions un tampon d'entrée de taille maximum égale à 2

longueurs de bloc ne dèbordera jamais.
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Soit G, le gain de vitesse du décodeur, S la taille de la pile et

L la longueur des blocs en bits. Supposons le tampon d'entrée vide a

1'arrivée de la première branche, e.a.d. du premier bit d information du

bloc courant N, et supposons que les (L-l) premiers bits d'information reçus

soient dêcodés en (L-l) calculs. Ces (L-l) bits occupent donc 2(L-1) places

dans la pile. Supposons a présent que le Le= et dernier bit du bloc soit

très difficile à décoder et que son dêcodage nécessite toutes les

[S - 2(L-D] places restantes dans la pile. A la fin du décodage de ce

dernier bit la taille en bits de la file d'attente W^ dans le tampon

d"entrée est égale à

W^ = [S - 2(L-D] / 2G (9)

Pour le décodage du bloc suivant, (N+l), considérons le cas

extrême ou le premier bit provoque un dêbordement de la pile. Pendant le

temps nécessaire à ce débordement un nombre (S / 2G) de branches supplémen-

taires viennent s'ajouter à 1a file d'attente dans le tampon. Au

débordement du bloc N+l, la file d'attente devient alors

WN+1 = WN + (s / 2G) = (s ~ L+l) / G (10)

La pile ayant débordé pour le bloc (N+l), le décodeur élimine du

tampon d"entrée tous les bits correspondant à ce bloc, e est-à-dire au plus

L bits. Après T élimination des L bits, pour le début du bloc suivant,

(N+2), la fi 1e d'attente devient

WN+2 =VW - L ~- WN+ (P-1) L (n)

s
2~GTou p = TT-^T (12)
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Ici pL représente le nombre maximum de branches appartenant à un

même bloc qui s'ajoutent à la file d'attente lorsque ce bloc provoque un

débordement de la pile. L'équation (11) indique que dépendant de la valeur

de (3, la file d" attente sera bornée ou non pour les dëbordements subséquents

de la pile, e.a.d. pour les blocs (N+2), (N+3) etc. On considère deux cas:

l") p > l

Si le bloc (N+2) fait dêborder la pile, alors utilisant le même

raisonnement que pour (11) la file d'attente au début du bloc (N+3) devient

WN+3 = WN+2 - L+IG= WN+2+ (P-1) L (13)

utilisant (11) on obtient

WN+3 = WN + 2 (p-l) L (14)

Si les blocs suivants provoquent aussi un débordement de la pile, on obtient

alors pour la file d'attente

WN+4 = WN+3+ (p-l) L =WN +3 (p-l) L (15)

et en général, au début du bloc (N+m) la file d*attente est

WN+ = W^ + (m-1) (p-1) L , m = 1,2,3... (16)

L'équation (16) indique que sous ces conditions la file d attente

n'est pas bornée et conduira à un débordement du tampon d'entrée quelque

soit sa taille. Examinons à présent l'autre cas,
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n) P<1

Dans ce cas le nombre maximum de nouvelles entrées dans la file

d'attente lors d'un dêbordement de la pile est égal a

|-^- = PL <L (17)

Le décodeur élimine donc au plus pL bits du tampon, et la longueur de la

file d"attente lors d'un débordement de la pile est:

Vl = WN + PL (18)

utilisant (9) et (12), cette expression devient

W^ = 2 pL - 2 (L-l) pL (19)

c'est-à-dire

W^ < 2 pL (20)

Comme ceci se répète pour tous les autres blocs qui peuvent faire déborder

la pile, alors la longueur de la file d attente est bornée par

U^<2PL<2L (21>

s
Par conséquent pour p <1 ou encore G > ^— un tampon d'entrée de longueur

maximum 2 L branches ne dêbordera jamais car pendant le temps nécessaire au

débordement de la pile, la file d"attente du tampon d entrée ne peut croître

de plus de pL branches qui sont d'ailleurs ensuite expurgèes. Sous cette

condition, naturellement, la distribution de la file d"attente ne sera pas

de type asymptotiquement Pareto. Tel que montre à la Figure 13, la queue de

la distribution tend a décroître à la verticale.
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K = 24, R = 1/2

R/RCOMP = 0.99, BSC

Eb/No = 4.65dB
s = 2000, e = 1.73

200 blocks, 500 bits/block
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Figure 13: Cumul ati've de la taille de la file d'attente dans
le tampon d'entrée.
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Pour la réalisation matérielle de décodeurs sëquentiels, un tampon

d"entrée ne pouvant contenir que 2 blocs est une solution fort intéressante.

L"analyse ci-dessus montre qu'on peut échanger taille de la pile et gain de

vitesse pour atteindre un compromis adéquat pour une pr'obabilité de débor-

dement donnée. Un choix judicieux entre la taille de la pile, la longueur

des blocs et le gain de vitesse doit donc être effectué dans une réalisation

matérielle.

Des résultats de simulations avec T algorithme Z-J et ses van" an-

tes sont donnés au Tableau 3 pour des piles de taille 10000 noeuds, des

blocs de longueur 523 bits, R/R^,^ = 0.99 et des valeurs de p variant de

3.19 à 0.96. On voit que pour des gains de vitesse faibles, (G = 3) et un (3

élevé (p = 3.19) la taille moyenne de la file d"attente augmente avec le

nombre d'extensions simultanées de T algorithme (ou encore avec le nombre

moyen de calculs par bit). Cependant les tailles de tampons correspondant à

des probabilités de débordement de 10-2 et 10-3 sont sensiblement les mêmes

pour tous les algorithmes, indiquant encore une réduction de la vanabilité

de T effort de calcul pour un effort moyen plus grand.

Comme on pouvait le prévoir, les valeurs moyennes de la file

d'attente et les tailles du tampon correspondant à des probabilités de

dêbordement de l x 10-2 et l x 10-3 diminuent toutes avec une augmentation

du gain de vitesse. En particulier por G = 10 et p = 0.96, les valeurs

moyennes tombent a 4 ou 5 bits et les faibles valeurs de la taille du tampon

d"entrée correspondant a une probabilité de dêbordement de 10"3 peuvent

laisser croire qu'effectivement la file d'attente n'attei'ndra jamais une

longueur de 2 L = 1046 bits. D'ailleurs au cours de simulations extensives

cette valeur de la file d'attente n'a jamais été atteinte.

Le tableau 3 donne aussi le pourcentage du temps où 1e décodeur

est actif, c'est-à-dire n'a pas un tampon d"entrée vide et exécute l'une ou

l'autre des opérations de Talgonthme. Ce pourcentage apparaît dans les
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rangées % ACTIF. L'influence du gain de vitesse du décodeur G se reflète

bien dans ce pourcentage qui, pour T algorithme Z-J, par exemple, varie de

55% à 16% lorsque le gain de vitesse varie de 3 à 10. On peut voir aussi

qu au gain de vitesse égal à 3, 1 algorithme 7 - Sous-Piles fait fonctionner

le décodeur très près de sa capacité de calcul. Le gain de vitesse a donc

un impact direct sur le type de variante que Ton peut utiliser. A première

vue ces résultats semblent être nettement différents des résultats clas-

siques du décodage sëquentiel, ou 1a fonction de répartition de la file

d"attente au tampon d'entrée suit une loi asymptotiquement Pareto [6]-[12].

Cependant ces résultats classiques antérieurs ont été obtenus avec l'algo-

n'thme de Fano [4] qui ne comporte pas de pile mais seulement un tampon

d'entrée. L'absence de pile de 1 algorithme de Fano correspond a une pile

qui ne peut jamais déborder pour T algorithme Z-J, e. a. d. a une pile de

taille l'nfi'm'e. Ceci revient donc à avoir un paramètre p infimment grand

et comme on Ta vu plus haut (Eq. (16)) a une taille de file d"attente non

bornée. Il n'y a donc aucune ambiguïté avec les résultats classiques de

1"algorithme de Fano, mais comme ici" les dëbordements peuvent survenir aussi

bien dans la pile que dans le tampon d'entrée, on peut donc comme on le

verra plus loin, contrôler avec avantage ces dèbordements pour qu'ils

apparaissent seulement dans la pile.
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TABLEAU 3: FILE D'ATTENTE AU TAMPON D'ENTREE

R/R = °-99' Eb/NO = 4-64 dB' K =24, R= ^

200 blocs simulés, 523 bits/bloc, pile S = 10,000

(i) Gain de vitesse du décodeur G = 3, p = 3.19

•ALGORITHME

PARAMETRE

% ACTIF

FILE MOYENNE ÏT

TAMPON MIN. Qff

TAMPON MIN. B^

Z-J

55

87

1120

1410

2-CHEMINS

81

170

1120

1260

N SOUS-PILES

N = 5

72

134

1260

1410

N = 7

95

488

1260

1580

ADAPTATIF

M(D) = l+!g D

73

138

1260

1410

n) Gain de vitesse du décodeur G = 5, p = 1.91

ALGORITHME

PARAMETRE

% ACTIF

FILE MOYENNE ïï

*TAMPON MIN. B^

*TAMPON MIN. B^

Z-J

33

21

560

800

2-CHEMINS

48

25

500

800

N SOUS-PILES

N = 5

43

23

500

800

N = 7

57

30

500

800

ADAPTATIF

M(D) = 1+b D

44

24

560

800

ni) Gain de vitesse du décodeur G = 10, p = 0.96

ALGORITHME

PARAMETRE

% ACTIF

FILE MOYENNE ¥

*TAMPON MIN. B^

*TAMPON MIN. B(])

Z-J

16

5

125

355

2-CHEMINS

24

5

125

355

N SOUS-PILES

N = 5

22

4

125

355

N = 7

28

4

100

280

ADAPTATIF

M(D) = l+!g D

22

4

125

355

Note * TAMPON MIN. BJ^ = B: Pr (W B) = 10~k, k = 2,3
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6. PROCEDURE DE RETRANSMISSION

Dans certaines liaisons telles tes commum'cations entre orch'na-

teurs, une probabilité d erreur inférieure à 10"10 est souvent requise.

Dans ces conditions même le dëcodage séquentiel s'avère insuffisant et une

procédure de retransmission devient nécessaire. Donc, en principe les blocs

provoquant un dëbordement de la pile ou du tampon devraient être retransmis.

11 s'agit donc de déterminer si" ces débordements devraient se produire dans

la pile ou le tampon d"entrée.

Le choix d un tampon de grande taille entraîne nécessairement

1 utilisation d un grande pile, alors qu un débordement de la pile oblige le

décodeur à expurger du tampon le bloc qui a fait dëborder la pile et le

force à dêcoder un nouveau bloc. Si le bruit accompagnant ce nouveau bloc

et les blocs suivants est normal, alors ces blocs seront facilement dëcodës,

permettant au décodeur de réduire, voire même éliminer la file d'attente qui

aurait pu s accumuler dans le tampon d"entrée. Il apparaît donc déjà

préférable de confiner les dëbordements dans la pile plutôt que dans le

tampon. De plus comme la distribution du remplissage de la pile est de type

Pareto, un grand accroissement de la taille de la pile n'a que peu d'effets

sur sa probabilité de dëbordement. Enfin, d'un point de vue pratique chaque

entrée d un noeud dans la pile requiert quelque 75 a 100 bits alors qu une

entrée dans le tampon d"entrée ne nécessite que 2 à 6 bits, de sorte que

toute réduction de la taille de la pile peut se traduire par une réduction

de T espace mémoire et une simplification substantielles du décodeur.

Par conséquent il s'avêre avantageux d utiliser une pile de tai'He

modeste afin d'y détecter très tôt par débordement les blocs difficiles à

décoder, et d'en demander leur retransmission. Ces blocs étant expurgës

assez tôt, le tampon d'entrée devient peu susceptible à des dêbordements et

donc sa taille peut être réduite sans grande conséquence. Comme il a ëtë

montré plus haut, en choisissant le gain de vitesse G tel que G > (S/2L)>^,

un tampon de taille (2L) branches ne débordera jamais. La taille minimum de

la pile S pourra donc être déterminée en fonction de la longueur des blocs.
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Un autre avantage a retransmettre les blocs qui" dèbordent provient

du fait que les blocs nécessitant un très grand effort de calcul sont

souvent dêcodës en erreur. En retransmettant ces blocs, ces erreurs peuvent

donc être évitées. Par conséquent une telle procédure de retransnnssion

permet de réduire au minimum la taille du tampon, et de réduire la probabi-

Il te d'erreurs non détectées, au prix d'une faible détérioration du taux de

codage effectif. Ainsi le décodeur séquentiel servirait à la correction et

à la détection des erreurs.

La technique de retransmission, a été simulée sur ordinateur

utilisant la procédure ARQ sélectif [3], c'est-à-dire seuls les blocs

causant un débordement sont retransmis (voir Figure 14). Utilisant encore

un code de taux R = h et de longueur de contrainte K =24, et des blocs de

longueur L = 523 bits, on a fait varier le gain de vitesse G du décodeur de

2 à 20 et la taille de la pile S de 1000 à 10,000 entrées. Sauf exceptions

le nombre de blocs a transmettre est égal a 200 avec des valeurs de E^/N,

dans le canal direct égale à 4.64 dB et 4.89 dB, correspondant à R/R^n,,, =

0.99 et 0.95 respectivement. Le canal de retour est considère être sans

bruit.

Pour chaque taille de la pile les 200 blocs sont d'abord transmis

dans un premier cycle. Tous les blocs ayant dèbordès sont ensuite retrans-

mis dans un 2e cycle. Si au cours de ce 2e cycle des blocs dëbordent

encore, ils sont retransmis dans un 3e cycle et ainsi de suite jusqu'au

dêcodage complet des 200 blocs.

A la fin de la simulation la taille maximum de la file d'attente

IL^ est observée ainsi" que le nombre de blocs retransmis, le nombre de
tDâX

cycles de retransmissions, le nombre d" erreurs, le nombre moyen de calculs

par bit, et le taux effectif de codage ou "throughput" (ou Teffet de la

queue est pn's en considération). Un exemple de résultats est fourni au

Tableau 4 où la taille de la pile varie de 1,300 à 10,000 entrées. Comme on

pouvait le prévoir, une pile de petite taille donne lieu à de nombreuses

retransmissions et même plusieurs cycles de retransmissions. La taille de
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ENTRÉES
CODEUR

ARQ

CANAL DIRECT

CANAL DE
RETOUR

DECODEUR
SÊQUENTIEL

ARQ

SORTIE

Figure 14: Schéma de principe du décodeur sêquentiel avec ARQ
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TABLEAU 4: DECODAGE SEQUENTIEL AVEC RETRANSMISSIONS PAR

DEBORDEMENT DE LA PILE

R/R^» = 0.95, Eb/No = 4.89 dB, K =24, R = h

L = 523 bits/bloc; Quantifi'cation ferme.

PILE

(ENTREES)

1300

1500

2000

2500

5000

10000

CALCUL
MOYEN

u

1.73

1.47

1.37

1.37

1.44

1.49

TRAVAIL

MOYEN

T

2.19

1.86

1.74

1.76

1.89

1.99

THROUGHPUT

R

0.329

0.400

0.447

0.455

0.469

0.475

DEBORDEMENTS

NOMBRE BLOCS

91/200

39/200

14/200

10/200

6/300

3/500

CYCLES DE

RETRANSMISSION

4

3

l

l

l

l

ERREURS

0

0

0

0

22

67
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la pile augmentant, le nombre de retransmissions diminue, et très vite un

seul cycle de retransmissions suffit. Sur le Tableau 4, on peut voir qu'au

delà d'une pile de taille 2,000 entrées tous les débordements sont résolus

en un seul cycle de retransmission, et pour une pile de 10,000 entrées seul -

ement 3 blocs sur 500 ont dëbordë. Les retransmissions nécessitant un

effort de calcul supplémentaire, le nombre moyen de calculs T a tendance à

augmenter à mesure que la taille de la pile diminue, passant de 1.71 pour

une pile de 1,300 entrées à 1.49 pour une pile de 10,000 entrées. Naturel -

lement retransmissions et effort de calcul se répercutent sur le "through-

put" qui passe de 0.366 pour une pile de 1,300 entrées à 0.475 pour une pile

de 10,000 entrées. (Tenant compte de la queue, le throughput maximum est

égal a 0.478).

Tel que mentionne plus haut, les blocs difficiles à dëcoder sont

souvent décodés en erreur. Par conséquent une pile de très grande taille

permettant de gros efforts de calculs pour dêcoder un bloc peut délivrer ce

bloc entaché d'erreurs, alors qu'une petite pile aura vite dëbordë et nèces-

site une retransmission de ce bloc. Le Tableau 4 illustre bien ce phénomène

ou une pile de 5,000 entrées a délivré 22 erreurs sur 300 blocs et une pile

de 10,000 entrées a délivré 67 erreurs sur 500 blocs. Par contre aucune

erreur n'a été observée pour des piles de tailles comprises entre 1,300 et

2,500 entrées.

Un examen détaille des opérations de dècodage a montré que les

temps d"exécution d'un calcul n*étaient pas les mêmes pour une extension de

chemin en avant dans T arbre et pour des recherches arrières. En recherche

arrière la détermination du noeud a prolonger à partir de la meilleure sous-

pile vide pouvant nécessiter plusieurs essais successifs, le temps d'un

calcul est plus long que lors d'une extension avant où la détermination du

noeud à prolonger est en général immédiate. La mesure des opérations de
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calcul en cours des simulations a montré qu'en moyenne le temps d'un calcul

en recherche arrière est environ 1.5 fois plus long que celui d'une exten-

si'on avant. On peut donc évaluer le "travail moyen" du décodeur par

T-TAV+1-5T'AR <22>

ou T,n\/ est "le nombre moyen de calculs correspondant aux extensions avant, et

ou TTnn est le nombre moyen de calculs correspondant aux recherches arrières.

Le Tableau 4 donne les valeurs de travail moyen lorsque la pile varie de

1,300 a 10,000. Le travail moyen passe par un minimum pour les piles de

taille 2,000 à 2,500 entrées et croH assez vite pour des piles de très

petites tailles. Ce comportement peut s expliquer par le fait qu une petite

pile aura tendance à dëborder très vite dès que le nombre de recherches

arrières dépasse un certain seuil. De plus le phénomène tend à se produire

assez fréquemment puisque le nombre de retransmissions augmente aussi très

vite pour des piles de petites tailles. Le nombre de recherches arrières

est donc moins bien compensé par le nombre d'extensions en avant ce qui a

tendance à faire augmenter le temps de calcul moyen.

Le Tableau 4 monte que le travail moyen augmente aussi pour les

grandes piles (5,000 et 10,000 entrées). Ceci s'explique par le fait

qu'avec des piles de très grandes tailles le décodeur peut effectuer de très

longues recherches arrières sans dëbordements, recherches arrières qui

auraient provoqué un dëbordement avec des piles plus petites. Il est bon de

remarquer qu'aucune des analyses théoriques de 1"effort de calcul du

décodeur séquentiel ne fait de distinction entre un calcul en avant et un

calcul en recherche arrière, et la notion de travail moyen n'y apparaît donc

pas. Cependant dans une réalisation matérielle 11 faut tenir compte du

travail moyen T et de sa relation avec la taille de la pile.
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Tout comme pour les systèmes sans retransmissions, la fonction de

répartition du nombre d"entrées dans la pile suit une tendance Pareto,

indêpendemment du gain de vitesse du décodeur. La Figure 15 donne les

cumulatives du remplissage de la pile pour des tailles de piles variant de

1,300 à 10,000 entrées. On peut voir que les cumul ati'ves sont toutes

confondues les unes, avec les autres et que la cumul ati've du remplissage

d'une pile de taille donnée n'est que le prolongement de celle de la taille

immédiatement inférieure, démontrant ainsi un comportement remarquablement

uniforme.

Comme on Ta vu plus haut, la file d'attente dans le tampon

d'entrée dépend de la taille de la pi'1e S, du gain de vitesse G et de la

longueur des blocs L. On rappelle que si le paramètre p = ^- est inférieur

à l la longueur de la file d'attente W^.,^ ne peut dépasser 2L, alors que

pour p > l la file d"attente peut croître sans limite. Les Figures 16, 17

et 18 donnent les cumulatives des longueurs des files d attente pour les

piles de tailles 1,500, 5,000 et 10,000 entrées respectivement, et pour des

gains de vitesses G variant de 2 à 30, ou des p variant de 0.147 à 3.827.

Chacune de ces figures montre que pour une pile de tai'He donnée, toute

augmentation du gain de vitesse ou diminution du paramètre p se traduit par

une amélioration de la cumulative de la file d'attente. De plus confor-

moment à ce qui a été établi plus haut, on peut voir que pour toutes les

valeurs de p inférieures a l, la file d* attente est restée inférieure à sa

longueur maximum W^.^ égale à 2 blocs, soit 2 x 523 = 1046o Cependant cette
tîlâX

longueur maximum a été largement dépassée pour tous les cas où p est

supérieur a l. Les Figures 16, 17 et 18 illustrent bien Tinterdépendance

qui existe entre la taille de la pile, le gain de vitesse et la longueur de

la file d'attente, donc la taille du tampon d'entrée requise. Ainsi, pour

maintenir p inférieur à l et donc se suffire d un tampon d entrée de

longueur 2L branches, toute augmentation de la taille de la pile entraîne

une augmentation proportionnelle de G^,.^, 1e gain de vitesse mim'mum du

décodeur. Par exemple, ici avec L = 523 branches, G^,.^ est respectivement
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égal a 1.43, 4.78 et 9.56 pour les piles de tailles S = 1,500, 5,000 et

10,000 entrées. Ainsi, une limitation des dëbordements de la pile par un

choix de piles de grandes tailles entraîne 1 exigence de grands gains de

vitesse (ce qui en pratique se traduit par une électronique rapide) si on

veut limiter la taille du tampon d'entrée à 2L branches. D'autre part, on

peut être intéresse à une configuration minimale de décodeur: pile mim'mum,

gain de vitesse mtm'mum et taille de tampon nn'm'mum (p l). Sachant que le

gain de vitesse doit être au moins égal à 1 effort de calcul moyen T, la

taille minimum de la pile S^,.^ est donc

avec

snin . 2L T . (23)

Gmin-r (24)

Naturellement avec ces valeurs minimum les dëbordements de la pile

seront très fréquents. Se référant au Tableau 4, pour-C = 1.73 on trouve

S_.._ = 1810. Pour cette valeur de T la taille de la pile utilisée n'étant
mm

que 1,300, il n'est donc pas surprenant que le nombre de blocs ayant

débordés soit si élevé: 91 débordements sur 200 blocs à transmettre, nêces-

si tant 4 cycles de retransmissions, et correspondant à environ 31% de blocs

ayant débordé. Par comparaison pour ~C = 1.44, S .^ = 1,506, et donc une

pile de taille S = 5,000 ne dëbordera que très rarement. Ceci est encore

bien illustré au Tableau 4 où seulement 6 blocs sur 300 ont dëbordë, soit

une proportion de 2%. En contre partie, tel que mentionné plus haut les

gains de vitesse devront être supérieurs à 1.73 et 4.78 si" on veut limiter

les files d'attente à une longueur maximum de 2L = 1,046 branches.

L'analyse ci-dessus montre que les paramètres clefs d un décodeur

séquentiel, tailles de ta pile, du tampon, gains de vitesse et longueurs de

bloc sont fortement liés les uns aux autres. Les Figures 19 et 20 montrent

1'échange possible qui existe entre le gain de vitesse, la taille de la pile

et celle de la file d*attente pour des blocs de longueur fixe L = 523 bits.
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Sur chacune des figures la dëmarcation entre le cas où la file

d'attente est bornée à 2L = 1046 branches (p <1), et celui ou elle est non

borné (p > l) est indiquée par- la ligne horizontale d'ordonnée 2L = 1046.

Par exemple sur la Figure 20 on peut voir que pour des piles infén'eures à

3500 entrées tous les systèmes simulés ont donné une file d attente bornée.

Pour des piles de taille plus grande on voit T influence du gain de vitesse

sur la longueur de la file d'attente. En particulier pour une pile de

grande taille (9000 ou 10,000 entrées), un faible gain de vitesse entraîne

1'accumulation d'une très grande file d" attente dans le tampon d'entrée,

alors que pour des gains de vitesse très élevés, (G > 10) la taille de la

pile n'a presque plus d influence sur la file d attente. Dans une applica-

tion particulière le choix final des paramètres, longueur des blocs, gain de

vitesse, taille de pile et taille de tampon devient donc un problème

d"ingénierie, et dépendra de cette application et de ses contraintes

propres.
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7. CONCLUSIONS

Dans cet article nous avons présenté un certain nombre de van-

antes de 1 "algorithme de Zigangirov - Jelinek du décodage séquentiel.

Toutes ces variantes ont pour objectif la diminution de la van'abi'lité de

1 "effort de calcul du décodage séquentiel. Les résultats de simulations

extensives ont démontré que cette variabi'li'té de T effort de calcul peut

être grandement réduite au coût d'un accroissement de 1'effort de calcul

moyen, mais aussi" sans dégradation de la performance d'erreur. La fonction

de répartition du remplissage de la pile dans toutes ces variantes étant le

reflet de Teffort de calcul, cette fonction est toujours de type Pareto,

avec un exposant Pareto qui croît avec le nombre moyen de calculs effectués.

Le choix de T algorithme à utiliser dépendra de la taille de la pile dispo-

m'ble. La taille de la pile limitant Teffort de calcul maximum par bloc,

une analyse simple de la file d" attente dans le tampon d'entrée a montré

qu'avec un gain de vitesse suffisant on peut limiter la taille du tampon

d'entrée à 2 longueurs de bloc sans débordement. Enfin en contrôlant les

débordements de la pile et en utilisant une procédure de retransmission des

blocs ayant débordé, on peut contrôler la probabilité de débordement du

tampon et réduire sensiblement la probabilité d"erreur au coût d'une faible

réduction du taux de codage effectif. Pour finir on a montré qu'il existe

un échange possible entre la taille de la pile, la longueur des blocs, la

taille du tampon et le gain de vitesse du décodeur, et qu'un choix judici'eux

de la taille de la pile et du gain de vitesse ne fera jamais déborder un

tampon de taille deux longueurs de bloc. Ces résultats pourront être avan-

tageusement mis à profit dans une réalisation matérielle de décodeur pour

réduire substantiellement Tespace mémoire repris, et faire du décodeur

séquentiel à pile une possibilité pratiquement attrayante pour la correction

des erreurs dans des voies de communication très bruitées.
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