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1. Introduction 13

Chapitre 1

Introduction

1.1 Motivation

Au cours des deux derni�eres d�ecennies, nous avons not�e une am�elioration
consid�erable des performances des processeurs. Ceci a permis que l'utilisation
des ordinateurs soit largement diss�emin�ee dans la plupart des domaines de la
vie moderne: industrie, loisirs, culture, recherche scienti�que. Chaque jour, des
nouvelles applications apparaissent, toujours gourmandes en puissance de calcul,
dans les domaines comme le multim�edia, les simulations complexes, le calcul
scienti�que, la robotique.

Compte tenu des contraintes technologiques et �economiques, il apparâ�t de
plus en plus clairement que l'�evolution pr�evisible de la puissance de calcul des
monoprocesseurs ne su�ra pas �a satisfaire les performances requises pour ces ap-
plications [HB84]. Dans ce contexte, les machines parall�eles ont �et�e con�cues avec
un double objectif: palier cette demande croissante des performances et adapter
au mieux le nombre et le type des processeurs aux besoins des applications, qui
sont souvent par nature parall�eles.

Les premi�eres machines parall�eles dites fortement coupl�ees n'�etaient qu'une
simple extension des monoprocesseurs. Dans les architectures fortement coupl�ees,
tous les processeurs acc�edent physiquement tous les modules m�emoire du sys-
t�eme. En ce qui concerne le temps d'acc�es �a la m�emoire commune, les machines
fortement coupl�ees sont traditionnellement divis�ees en deux classes: UMA 1 et
NUMA 2.

Les architectures UMA ont un temps uniforme d'acc�es �a la m�emoire parta-
g�ee. Les di��erents processeurs de la machine acc�edent en g�en�eral �a la m�emoire
commune par un bus unique (�gure 1.1(a)). A�n de r�eduire le temps d'acc�es,

1: UMA - Uniform Memory Access
2: NUMA - Non-Uniform Memory Access
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Fig. 1.1 { Architectures �a m�emoire commune

des caches peuvent être rajout�es �a l'architecture et plac�es entre les processeurs
et la m�emoire. C'est en fait le cas de la plupart des machines UMA existantes.
La coh�erence entre les di��erents caches est enti�erement assur�ee par mat�eriel. A
cause du bus commun et de la m�emoire commune, ce type de machine est peu ex-
tensible [EHH92] et le nombre de processeurs support�es arrive �a peine �a quelques
dizaines.

Les machines NUMA ont �et�e con�cues pour r�eduire les probl�emes d'extensi-
bilit�e des architectures parall�eles �a m�emoire commune [LE91]. Comme dans les
machines UMA, les processeurs qui composent une machine NUMA peuvent ac-
c�eder directement �a toutes les m�emoires du syst�eme. En revanche, �a la place du
bus commun c'est un r�eseau d'interconnexion qui g�en�eralement relie les m�emoires
aux processeurs (voir �gure 1.1(b)). Ceci fait que le coût des acc�es aux donn�ees
soit d�ependant de la distance entre le processeur et la m�emoire o�u la donn�ee
r�eside.

Dans ce contexte, les performances d'un algorithme sont directement a�ec-
t�ees par le placement des donn�ees par rapport aux processeurs qui les acc�edent.
Toujours dans le but de r�eduire le temps d'acc�es aux donn�ees, la plupart des ar-
chitectures NUMA ont recours aux caches. Bien que quelques machines NUMA
garantissent la coh�erence des caches par mat�eriel, les protocoles employ�es sont
encore tr�es complexes et peu performants [LEH92].

Pour bâtir des syst�emes parall�eles contenant un nombre important de proces-
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seurs, l'approche faiblement coupl�ee est g�en�eralement adopt�ee. Les machines r�e-
sultantes ne poss�edent pas de m�emoire commune et sont compos�ees d'un ensemble
de n�uds connect�es par un r�eseau d'interconnexion. Chaque n�ud comprend
g�en�eralement un processeur et une m�emoire priv�ee. Les n�uds communiquent
uniquement par �echange de messages. La �gure 1.2 repr�esente l'architecture fai-
blement coupl�ee.

PROCESSEUR PROCESSEUR

RESEAU D’INTERCONNEXION

MEMOIRE MEMOIRE

CACHECACHE

Fig. 1.2 { Architecture sans m�emoire commune

Par d�e�nition, les syst�emes massivement parall�eles sont des machines fai-
blement coupl�ees con�cues pour être extensibles. Dans une machine extensible,
le temps d'ex�ecution des algorithmes qui s'y ex�ecutent est toujours inversement
proportionnel au nombre de processeurs [US92]. En d'autres termes, le nombre de
processeurs du syst�eme ne doit jamais limiter les performances d'un algorithme.

Bien que cette notion soit tr�es simple, la d�e�nition formelle de l'extensibilit�e
s'av�ere une tâche complexe. Ceci est dû �a deux aspects fondamentaux. D'abord,
l'extensibilit�e n'est pas un concept global car elle d�epend de l'algorithme paral-
l�ele en question. Ensuite, il existe plusieurs niveaux d'extensibilit�e. Une machine
extensible doit assurer l'extensibilit�e au niveau de l'architecture, du syst�eme d'ex-
ploitation et du langage de programmation.

Selon Nussbaum et Agarwal [NA91], "l'extensibilit�e d'une architecture me-
sure la part du parall�elisme inh�erent �a un algorithme qui peut être r�ealis�e sur
l'architecture".

Une architecture extensible permet d'exprimer le parall�elisme inh�erent �a un
algorithme dans sa totalit�e. Le temps d'ex�ecution d'un algorithme est limit�e par
ses propres caract�eristiques et non par les caract�eristiques de l'architecture cible
utilis�ee.

De fa�con similaire �a une architecture extensible, un syst�eme d'exploitation
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extensible ne doit pas limiter le parall�elisme d'une application. La mani�ere de ga-
rantir cette propri�et�e est pourtant tr�es di��erente dans les deux niveaux. Contrai-
rement �a l'architecture, nous n'esp�erons pas une acc�el�eration du temps de r�eponse
aux appels syst�eme proportionnel au nombre de processeurs. Comme l'addition
de processeurs �a la machine rend sa gestion plus complexe, l'objectif d'un syst�eme
d'exploitation extensible est d'assurer les services d'une fa�con �equitable dans un
temps �ni et born�e, ind�ependant du nombre de processeurs.

Plutôt qu'un m�ecanisme, l'extensibilit�e est donc un principe de conception de
syst�emes parall�eles. La conception d'un syst�eme extensible exige que les contraintes
d'extensibilit�e soient respect�ees du plus bas niveau (le mat�eriel) au plus haut ni-
veau (outils de programmation).

En g�en�eral, le mod�ele de programmation associ�e aux machines �a m�emoire
commune est la programmation �a variables partag�ees. Dans ce mod�ele, un pro-
gramme est compos�e de plusieurs ots d'ex�ecution, un pour chaque processus
s�equentiel [And91]. D'une fa�con g�en�erale, les processus partagent le même espace
d'adressage et les interactions entre eux sont r�ealis�ees par lecture et �ecriture des
donn�ees partag�ees.

Pour qu'un mod�ele de programmation �a m�emoire partag�ee soit complet, il
lui faut des m�ecanismes de synchronisation qui assurent l'ordonnancement cor-
rect des op�erations. Le rôle de la synchronisation est de regrouper les op�erations
d'acc�es �a la m�emoire et les ex�ecuter de mani�ere atomique, a�n d'empêcher que
certains entrelacements ind�esirables ne se produisent.

Le mod�ele de programmation traditionnellement associ�e aux machines sans
m�emoire commune est fond�e sur l'�echange de messages, une abstraction naturelle
du mat�eriel [NL91]. Dans ce mod�ele, le processus correspond �a un processeur vir-
tuel. Les processeurs physiques communiquent par envoi et r�eception de messages
sur les liens de communication du r�eseau d'interconnexion. De même, il faut une
entit�e logicielle pour �etablir la liaison entre les processus. Plusieurs entit�es ont
�et�e d�e�nies dans ce but: le canal, la porte, la bô�te aux lettres [Les93]. Bien que
la s�emantique de chacune de ces entit�es soit di��erente, la donn�ee doit toujours
être plac�ee sur l'entit�e de communication et retir�ee de cette entit�e pour que sa
valeur soit connue. Contrairement aux variables partag�ees, la communication par
�echange de messages est donc explicite.

La �gure 1.3 illustre la di��erence entre la programmation par �echange de
messages et la programmation par m�emoire partag�ee. L'algorithme pr�esent�e ef-
fectue la multiplication de deux matrices carr�ees. Dans cet exemple, seules des
modi�cations tr�es simples sont n�ecessaires pour adapter l'algorithme au mod�ele
de programmation par variables partag�ees. Il su�t de cr�eer les processus paral-
l�eles (forall) et une variable locale par processus qui sert �a stocker les r�esultats
interm�ediaires. A chaque r�ef�erence aux variables partag�ees (matrices a, b et c) le
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MULTIPLICATION DE MATRICES

ECHANGE DE MESSAGESMEMOIRE PARTAGEE

{

struct message{ int va[N], vb[N] };

produit_vecteur()

  int c, ret, i;

  struct message msg_esclave;

  recevoir_message(PERE, &msg_esclave);

  ret = 0;

  for(i=0; i<N; i++)

    ret=ret+msg.esclave.va[i]*
            msg.esclave.vb[i];

  envoyer_msg(pere,ret);

main()
{
  int a[N][N], b[N][N], c[N][N], 
      pid[N][N], i, j;

struct message msg_maitre;

  remplir_matrices(&a, &b);
  for(i=0; i<N;i++)

    for(j=0; j<N; j++)
      pid[i][j]=creer_parallele(produit_vecteur);

  for(i=0; i<N; i++)
    for(j=0;j<N;j++)
    {

      envoyer_msg(pid[i][j], &msg_maitre);
    }

  for(i=0; i<N; i++)
    for(j=0; j<N; j++)

      recevoir_msg(pid[i][j], &c[i][j]);
}

int a[N][N], b[N][N], c[N][N];

produit_vecteur(int i,int j)

{
  int somme, k;
  somme = 0;
  for(k=0; k<N; k++)

  c[i,j] = somme;
}

main()

  int i, j;
{

  remplir_matrices(&a,&b);

  for(i=0; i<N; i++)
    for(j=0; j<N; j++)

}

    somme = somme+a[i][k]*b[k][j];

}

preparer_msg(&msg_maitre,i,j);

      creer_parallele(

      produit_vecteur(i,j));

Fig. 1.3 { Multiplication de Matrices

mouvement des donn�ees entre les processus s'e�ectue de fa�con transparente.

En revanche, plusieurs modi�cations sont n�ecessaires dans le cas de l'�echange
de messages. La communication n'est plus transparente �a l'utilisateur. Celui-ci
doit maintenant se servir des primitives d'envoi et r�eception de messages pour pas-
ser les donn�ees entre processus. Cet exemple illustre l'organisation mâ�tre/esclave
o�u un processus parall�ele (mâ�tre) cr�ee tous les autres processus (esclaves) et leur
envoie des messages avec les donn�ees n�ecessaires au calcul. Les valeurs obtenues
par chaque processus sont renvoy�ees au processus mâ�tre �a la �n du calcul.

Du point de vue du programmeur, le mod�ele de programmation par variables
partag�ees est donc en g�en�eral plus simple que le mod�ele de programmation par
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�echange de messages.

Le portage du mod�ele de programmation �a m�emoire partag�ee aux architec-
tures UMA est simple. Il n'est pas n�ecessaire de simuler une vue globale et unique
des donn�ees puisqu'elle existe au niveau le plus bas grâce �a l'unicit�e et �a l'ac-
cessibilit�e de la m�emoire physique. Avec un protocole correct de coh�erence de
caches, le mod�ele peut être implant�e comme dans les machines monoprocesseur.
N�eanmoins, quelques optimisations internes au processeur telles que tampons
d'�ecriture doivent être exclues car son utilisation peut conduire �a des r�esultats
inattendus [Lam79].

Etant donn�ee que les m�emoires de l'architecture NUMA sont accessibles par
tous les processeurs directement par mat�eriel, la programmation �a m�emoire par-
tag�ee peut être implant�ee exactement comme dans les machines monoprocesseur.
Cependant, une implantation de ce type est tr�es peu performante. La plupart des
implantations de la m�emoire partag�ee adapt�es �a ce type de machine essayent de
prendre en compte la distance entre le processeur et la m�emoire.

Les utilisateurs des machines parall�eles sans m�emoire commune souhaitent
naturellement, souvent pour des raisons de portage des applications, utiliser le
mod�ele de programmation �a m�emoire partag�ee, bien que la m�emoire de ces ma-
chines ne soit pas physiquement partag�ee. A�n de cr�eer l'illusion d'une m�emoire
accessible par n'importe quel processeur, une couche interm�ediaire entre le ma-
t�eriel et le programmeur se fait n�ecessaire. Cette couche se sert du concept de
m�emoire distribu�ee partag�ee.

La m�emoire distribu�ee partag�ee a �et�e con�cue pour permettre aux utilisateurs
d'une machine faiblement coupl�ee de pro�ter du mod�ele de programmation �a
donn�ees partag�ees. Au plus bas niveau, les m�ecanismes qui simulent la m�emoire
partag�ee communiquent par �echange de messages. L'utilisateur, en revanche, a
l'illusion de manipuler une m�emoire globale accessible directement par tous les
processeurs du syst�eme. En plus d'o�rir aux utilisateurs d'une machine faible-
ment coupl�ee un mod�ele de programmation plus simple, la m�emoire distribu�ee
partag�ee est le premier pas vers un standard de programmation parall�ele, o�u les
particularit�es architecturales de chaque machine ne sont pas prises en compte.
En e�et, l'utilisation de la m�emoire distribu�ee partag�ee fait que le portage des
programmes parall�eles entre architectures distinctes devient une tâche simple.

Il existe deux approches pour implanter la m�emoire distribu�ee partag�ee
[LKBT92]: les objets partag�es et la m�emoire virtuelle partag�ee (MVP).

Dans la premi�ere approche, les donn�ees partag�ees sont projet�ees sur un en-
semble d'objets. Ces objets sont acc�ed�es par des op�erations de haut niveau d�e-
�nies par l'utilisateur [BKT92]. Son implantation est en g�en�eral assur�ee par les
langages de programmation. Bien que cette approche rende la programmation
tr�es structur�ee et �able, les performances atteintes ne sont pas les meilleures. De
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plus, le mod�ele de programmation devient plus complexe �a cause du rajout des
primitives d'acc�es aux donn�ees.

La m�emoire virtuelle partag�ee a �et�e initialement d�e�nie par K. Li dans [Li86].
Dans cette approche, les donn�ees partag�ees constituent un espace d'adressage
global et unique. De fa�con similaire �a la m�emoire virtuelle, cet espace d'adressage
est organis�e en pages et acc�ed�e par des primitives de bas niveau de lecture et
�ecriture en m�emoire (LOAD et STORE). Ceci fait que la m�emoire virtuelle par-
tag�ee est g�en�eralement implant�ee par le mat�eriel ou par le syst�eme d'exploitation.
Ce type d'implantation permet une am�elioration sensible des performances par
rapport aux objets partag�es. De plus, le mod�ele de programmation r�esultant est
tr�es proche de celui utilis�e dans les machines monoprocesseur.

La m�emoire virtuelle partag�ee est une fa�con transparente et �el�egante d'im-
planter la m�emoire distribu�ee partag�ee. L'activit�e de recherche men�ee dans le
domaine de la m�emoire virtuelle partag�ee est tr�es importante et suit plusieurs
axes.

Une grande partie des e�orts ont �et�e faits dans le but de concilier le mod�ele de
programmation �a variables partag�ees et les performances des machines parall�eles
sans m�emoire commune. Nous pouvons distinguer deux phases distinctes dans la
recherche dans ce domaine.

La premi�ere phase est \la d�ecouverte de la m�emoire virtuelle partag�ee". Cette
phase a pour objectif de montrer que la programmation dans un espace d'adres-
sage partag�e peut être accomplie même dans un environnement o�u la m�emoire
physiquement partag�ee n'existe pas. Plusieurs syst�emes �a m�emoire virtuelle par-
tag�ee, tels que Ivy [Li88], Mirage [FP89], KOAN [LP92] et Platinum [CF89],
ont �et�e con�cus dans cette �etape. Une �etude plus approfondie de ces syst�emes a
pourtant amen�e �a une constatation frappante: le maintien de l'abstraction par-
faite d'une m�emoire commune �etait tr�es coûteux en temps d'ex�ecution. Les pertes
tr�es importantes en performances ont conduit �a la remise en cause du mod�ele de
coh�erence de la m�emoire utilis�e jusqu'alors. Ce mod�ele, appel�e coh�erence forte,
garantit que tous les processeurs per�coivent toujours le même ordre des acc�es aux
donn�ees partag�ees.

Dans ce rapport, nous utilisons "coh�erence de la m�emoire" dans le sens des
termes anglais "memory consistency". Le terme coh�erence est aussi couramment
utilis�e dans la litt�erature quand il faut garantir que toutes les copies d'une même
donn�ee ont la même valeur. Dans ce cas, nous utilisons "coh�erence du cache".
Dans le texte qui suit, les termes "coh�erence de la m�emoire" et "coh�erence du
cache" traitent donc de probl�emes di��erents et sont utilis�es de fa�con non ambigu�e.

L'abandon du concept abstrait d'une m�emoire commune similaire �a la m�e-
moire physique des machines monoprocesseur a marqu�e le d�ebut de la seconde
phase. A�n d'approcher des performances acceptables, plusieurs syst�emes �a m�e-
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moire virtuelle partag�ee ont relâch�e certaines conditions de coh�erence de la m�e-
moire partag�ee. Les mod�eles de la m�emoire r�esultants sont dits de coh�erence
relâch�ee et tous laissent entrevoir �a l'utilisateur la nature distribu�ee de la m�e-
moire virtuelle partag�ee. En permettant une plus grande concurrence dans les
op�erations d'acc�es �a la m�emoire, ces mod�eles o�rent la possibilit�e d'atteindre des
performances plus �el�ev�ees que celles des mod�eles �a coh�erence forte. Le prix �a
payer est l'augmentation de la complexit�e du mod�ele de programmation.

L'absence d'une m�emoire commune n'est plus cach�ee �a l'utilisateur. Celui-ci,
devant raisonner avec la nature distribu�ee de la m�emoire, manipule des mod�eles de
coh�erence beaucoup plus complexes que ceux o�erts �a l'utilisateur d'une machine
monoprocesseur. Plusieurs syst�emes �a m�emoire virtuelle partag�ee, tels que Munin
[Car93], Midway [BZS93a] et ThreadMarks [KDCZ93], ont �et�e con�cus dans cette
phase.

La multitude de mod�eles de coh�erence de la m�emoire et les analyses des per-
formances correspondantes semblent montrer qu'il n'existe pas de mod�ele de co-
h�erence de la m�emoire qui pr�esente un bon compromis entre les performances
et la simplicit�e de programmation pour une large gamme d'applications. Ainsi,
la tendance des recherches d'aujourd'hui est de lier le choix du mod�ele de co-
h�erence de la m�emoire aux caract�eristiques d'acc�es aux donn�ees inh�erentes aux
applications. Les syst�emes qui permettent ce choix sont dits syst�emes �a mod�eles
de coh�erence multiples. Les recherches dans ce sens n'en sont qu'�a leur d�ebut.

Un mod�ele de programmation �a variables partag�ees doit o�rir des m�ecanismes
de synchronisation. Autre que la d�e�nition de nouvelles primitives de synchroni-
sation, la recherche dans ce domaine consiste en grande partie �a trouver des ma-
ni�eres d'implanter les m�ecanismes de synchronisation existants de fa�con e�cace.
Ces m�ecanismes pr�esentent en g�en�eral une tr�es grande contention, qui s'aggrave
sur les machines parall�eles. Une implantation e�cace de la synchronisation entre
processus reste donc aussi une question ouverte.

Un autre axe de recherche important est celui de la gestion de la m�emoire
virtuelle dans un environnement parall�ele. Il comprend la localisation et le char-
gement des pages aussi bien que leur remplacement et leur placement sur les
n�uds. Une �etude tr�es compl�ete �a propos de la localisation des pages a �et�e men�ee
par Li et Hudak dans [LH89]. Presque tous les syst�emes �a m�emoire virtuelle par-
tag�ee post�erieurs �a cette �etude implantent des techniques qui y sont propos�ees.
Le probl�eme du remplacement des pages a �et�e �etudi�e par Lahjomri et Priol dans
[LP92]. Une solution a �et�e propos�ee qui place la page a supprimer dans les n�uds
distants.

L'�etude du chargement des pages remet en discussion la technique du pr�e-
chargement, qui a �et�e extensivement �etudi�ee pour le cas des monoprocesseurs,
sans pour autant pr�esenter de bons r�esultats. Son ad�equation aux environnements
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parall�eles est encore une question ouverte et quelques travaux ont �et�e m�en�es dans
ce sens [LE91].

L'�etude du remplacement de pages sur une machine monoprocesseur a �et�e
men�ee d'une mani�ere extensive. Les r�esultats indiquent qu'une politique LRU
globale pr�esente les meilleurs r�esultats [Tan92]. Pour ces machines, r�esoudre le
probl�eme du remplacement des pages se r�esume �a choisir la meilleure page �a
remplacer. Sur les machines parall�eles, outre le probl�eme du choix de la page
�a remplacer, nous devons aussi d�ecider du site vers lequel la page choisie doit
migrer. La n�ecessit�e de ce choix rajoute une nouvelle dimension au probl�eme
du remplacement des pages. Le choix du site de migration est un probl�eme tr�es
complexe pour lequel il n'existe pas de solution optimale.

D'autres questions telles que la taille de la page [Hol89], l'analyse des r�e-
f�erences aux pages [LEH92], le faux partage [KJe91], l'annotation des donn�ees
[HSMB91] sont aussi �etudi�ees dans le domaine de la m�emoire virtuelle partag�ee.
D'autres domaines importants de recherche sur la m�emoire virtuelle partag�ee,
tels que l'allocation dynamique de la m�emoire [JJ92], l'h�et�erog�en�eit�e [ZSLW92],
la tol�erance aux pannes [CMP95] et la protection de la m�emoire [HERV93], feront
eux-mêmes des sujets de th�ese �a part.

1.2 Contributions

Cette th�ese porte sur la conception des m�ecanismes permettant �a o�rir le
support n�ec�essaire �a la programmation �a m�emoire partag�ee avec des mod�eles de
coh�erence multiples. La conception de ces m�ecanismes a �et�e faite en observant des
crit�eres d'extensibilit�e pour les adapter aux architectures massivement parall�eles.

Dans notre approche, nous consid�erons que l'application doit avoir le choix
des m�ecanismes les plus adapt�es �a ses besoins. Ce choix doit être o�ert �a plusieurs
niveaux, tels que la communication, la gestion des processus et, notamment, la
gestion de la m�emoire.

Nous nous pla�cons alors dans le cadre des syst�emes r�econ�gurables, qui o�rent
aux applications le choix entre di��erents supports d'ex�ecution �a partir de la
construction g�en�erique de m�ecanismes. Nous suivons la m�ethodologie de concep-
tion adopt�ee dans le micro-noyau ParX [CMW93] [Lan91] [M+89], d�ev�elopp�e au
sein de notre �equipe.

L'objectif principal de notre syst�eme, appel�e DIVA 3 , est d'o�rir un mod�ele
de programmation simple capable d'atteindre des hautes performances. Pour y
arriver, nous traitons les deux grandes questions associ�ees �a la conception d'un

3: DIstributed V irtual memory Approach
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syst�eme �a m�emoire virtuelle partag�ee: la gestion de la m�emoire partag�ee et la
gestion de la m�emoire virtuelle.

Dans le domaine de la gestion du partage de la m�emoire, nous nous concen-
trons sur la conception des m�ecanismes de base sur lesquels plusieurs mod�eles de
coh�erence de la m�emoire peuvent être bâtis. Nous croyons que le bon compro-
mis entre la simplicit�e de programmation et les hautes performances est trouv�e
lorsqu'il est possible pour une application de manifester ses propres besoins de
coh�erence.

Dans le domaine de la gestion de la m�emoire virtuelle, nous proposons des
m�ecanismes pour r�eduire le surcoût apport�e par la gestion distribu�ee des pages sur
le temps d'ex�ecution de l'application. Les m�ecanismes propos�es prennent toujours
en compte la coexistence entre di��erents mod�eles de coh�erence.

Les contributions apport�ees par cette �etude sont:

{ Mod�eles multiples de coh�erence de la m�emoire. En o�rant plusieurs mod�eles
de coh�erence de la m�emoire, DIVA laisse �a l'utilisateur le choix du support
de coh�erence le plus adapt�e aux besoins de son application parall�ele. En
plus, DIVA permet la d�e�nition par l'utilisateur de ses propres mod�eles de
coh�erence.

Pour qu'un mod�ele de programmation �a m�emoire partag�ee soit complet, il
doit int�egrer des primitives de synchronisation. La s�emantique de ces primi-
tives d�epend du mod�ele de coh�erence utilis�e. Bien que plusieurs mod�eles de
coh�erence de la m�emoire soient admis par DIVA, la syntaxe des primitives
de synchronisation est unique. C'est �a DIVA d'appliquer la s�emantique
correspondant au mod�ele courant et ceci est fait de fa�con transparente.

{ Optimisation des m�ecanismes de gestion de pages. Nous proposons deux
m�ecanismes pour augmenter les performances de la gestion des pages dans
un syst�eme �a m�emoire virtuelle partag�ee. Ces m�ecanismes traitent du rem-
placement et du pr�echargement des pages, respectivement.

Contrairement aux syst�emes �a m�emoire virtuelle partag�ee traditionnels, o�u
les donn�ees �a remplacer sont toujours envoy�ees au disque, DIVA essaye
de les envoyer aux m�emoires voisines. Cette politique permet de r�eduire
le temps n�ecessaire pour stocker les donn�ees ainsi que le temps de leur
chargement en m�emoire, si jamais elles y sont r�ef�erenc�ees de nouveau.

Aussi, DIVA o�re �a l'utilisateur des m�ecanismes qui permettent le charge-
ment d'une donn�ee en m�emoire avant que l'acc�es �a celle-ci ne soit g�en�er�e.
Les donn�ees pr�echarg�ees sont stock�ees dans des tampons syst�eme. Les op�e-
rations de coh�erence y sont aussi appliqu�ees.
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1.3 Organisation du rapport

L'organisation de la suite de ce rapport est la suivante. Dans le chapitre 2,
nous pr�esentons les principaux probl�emes pos�es dans la conception d'un syst�eme
�a m�emoire virtuelle partag�ee. Nous pr�esentons d'abord la probl�ematique associ�ee
�a la gestion du partage. Dans ce domaine, nous nous concentrons sur la d�e�ni-
tion des mod�eles de coh�erence de la m�emoire. Nous y pr�esentons aussi quelques
mod�eles de coh�erence existants dans la litt�erature. Ensuite, nous d�ecrivons les
probl�emes associ�es �a la gestion de la m�emoire virtuelle dans un environnement
parall�ele. A la �n de ce chapitre, nous pr�esentons quelques exemples de syst�emes
�a m�emoire virtuelle partag�ee.

Le chapitre 3 pr�esente les m�ecanismes propos�es dans DIVA pour le support
aux mod�eles de coh�erence multiples. Nous y d�ecrivons la conception du module
qui permet le traitement d'un mod�ele de coh�erence g�en�erique et nous pr�esentons
l'interface qui permet l'ajout de nouveaux mod�eles de coh�erence �a DIVA. A la
�n du chapitre, nous d�ecrivons l'approche que nous avons adopt�e pour g�er�er la
synchronisation.

Les m�ecanismes propos�es dans DIVA pour traiter la gestion de la dynamique
des pages dans un environnement multi-mod�eles sont pr�esent�es dans le chapitre
4. Nous y traitons notamment le probl�eme du remplacement et du pr�echargement
de pages.

La mise en �uvre d'un prototype de DIVA qui implante les m�ecanismes
propos�es dans les deux chapitres pr�ec�edents est pr�esent�ee dans le chapitre 5.

Le chapitre 6 pr�esente quelques mesures de performances et fait l'analyse des
fonctionnalit�es o�ertes par notre syst�eme. En�n, le chapitre 7 fait le bilan et trace
quelques perspectives futures de ce travail.
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Chapitre 2

La m�emoire virtuelle partag�ee

La m�emoire virtuelle partag�ee �etant un domaine de recherche tr�es vaste et
diversi��e, il nous est impossible de citer ici tous les travaux de ce domaine. Dans
ce chapitre, nous nous limitons aux travaux concernant les probl�emes trait�es dans
la suite de cette th�ese.

En g�en�eral, deux grandes questions se posent lors de la conception d'un sys-
t�eme �a m�emoire virtuelle partag�ee: la gestion du partage de la m�emoire et la
gestion des pages.

La gestion du partage traite de la d�e�nition du comportement des op�erations
d'acc�es �a la m�emoire partag�ee dans un environnement parall�ele. Dans ce contexte,
nous pr�esentons le support n�ec�essaire au partage de la m�emoire, les di��erents
mod�eles de coh�erence de la m�emoire et les m�ecanismes couramment utilis�es pour
la synchronisation entre les processus parall�eles.

La gestion des pages concerne les probl�emes pos�es par la gestion de la m�emoire
virtuelle dans les machines parall�eles, tels que la localisation des pages, aussi
bien que leur placement, chargement et remplacement. Nous y pr�esentons aussi
le probl�eme du faux partage.

A la �n du chapitre, nous pr�esentons quelques syst�emes �a m�emoire virtuelle
partag�ee qui ont �et�e propos�es dans la litt�erature.

2.1 Support au partage de la m�emoire

Dans ce paragraphe, nous pr�esentons les m�ecanismes de base qui sont utilis�es
pour assurer le partage de la m�emoire dans les syst�emes �a m�emoire virtuelle
partag�ee.
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2.1.1 Niveau de partage des donn�ees

La premi�ere d�ecision �a prendre lorsqu'on envisage le partage des donn�ees
concerne la d�e�nition des donn�ees �a partager. D'une fa�con g�en�erale, le partage
peut être r�ealis�e au niveau du segment, du bloc ou des variables.

Partage de segments

Au niveau le plus g�en�eral, nous pouvons d�ecider que toutes les donn�ees d'un
processus sont accessibles �a tous les autres processus parall�eles (voir �gure 2.1).
Dans ce cas, le segment de donn�ees de chaque processus est projet�e sur un même
segment de m�emoire global et aucune restriction d'acc�es n'est appliqu�ee.

Code

Pile

Code

Pile

Données

Memoire Partagée

Données

Fig. 2.1 { Partage de segments

Bien que cette approche rende la tâche de d�e�nition des donn�ees �a partager
transparente �a l'utilisateur, elle entrâ�ne plusieurs inconv�enients. D'abord, les m�e-
canismes de gestion de la m�emoire partag�ee sont utilis�es pour toutes les donn�ees
du programme, même si la plupart des acc�es ne sont e�ectu�es que localement. De
plus, le type de partage ne peut pas être sp�eci��e. Ainsi, d'une fa�con conservative,
toutes les donn�ees sont consid�er�ees comme partag�ees en �ecriture. Ivy [LH89] est
un exemple de syst�eme �a m�emoire virtuelle partag�ee qui adopte le partage de
segments.
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Partage de Blocs

Dans cette approche, l'utilisateur pr�ecise un ensemble de donn�ees �a partager
(bloc). Le type de partage, la taille et les restrictions d'acc�es au bloc sont sp�eci-
��es. Par rapport �a l'approche pr�ec�edente, l'utilisateur dispose de deux primitives
additionnelles, une pour demander la projection du bloc sur un segment partag�e
(mapping) et l'autre pour retirer la projection (unmapping).

Code

Pile Pile

Code

Données Données

Fig. 2.2 { Partage de blocs

Il existe maintenant plusieurs espaces de partage (voir �gure 2.2), un pour
chaque bloc global. Ceci rend la tâche de protection des donn�ees plus simple
puisque les seuls processus qui ont acc�es aux blocs sont ceux qui les ont projet�es
sur leur espace d'adressage. Le seul inconv�enient du partage de blocs est une
relative perte de transparence caus�ee par l'addition des deux primitives map et
unmap. L'acc�es aux donn�ees est toujours r�ealis�e de mani�ere transparente. Les
syst�emes Mirage [FP89] et Koan [LP92] adoptent cette approche.

Partage de variables

Avec cette approche, le programmeur annote chaque variable du programme
comme "partag�ee" ou "locale". De fa�con g�en�erale, le type "partag�e" est rajout�e
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�a l'ensemble de types de donn�ees admis par le langage. Dans certains cas, le type
de partage (lecture, �ecriture) peut être pr�ecis�e.

Le partage au niveau des variables peut g�en�erer des syst�emes �a m�emoire vir-
tuelle partag�ee tr�es performants puisque di��erents protocoles peuvent être mis en
�uvre au niveau de la variable et selon le type de partage. Pourtant, les incon-
v�enients sont nombreux. D'abord, l'addition d'un nouveau type de donn�ees au
langage parall�ele apporte des modi�cations au compilateur. De plus, la transpa-
rence est perdue dans sa totalit�e. Le mod�ele de programmation se complique car
la tâche d'annotation des donn�ees y est rajout�ee. Les syst�emes Munin [Car93] et
Midway [BZ91a] ont adopt�e le partage des variables.

2.1.2 Politique de placement des donn�ees partag�ees

Dans un syst�eme �a m�emoire virtuelle partag�ee, les donn�ees partag�ees sont
acc�ed�ees par plusieurs n�uds au cours de l'ex�ecution d'un programme parall�ele.
Puisqu'il n'existe pas de m�emoire commune, la strat�egie de placement d�etermine
o�u placer la donn�ee lorsqu'un acc�es �a celle-ci est g�en�er�e. Trois solutions peuvent
être envisag�ees pour ce probl�eme: le placement �xe, la migration ou la duplication
sur les n�uds.

Avec la premi�ere approche, la donn�ee �a partager est plac�ee sur un site ges-
tionnaire et les n�uds ex�ecutent des op�erations �a distance pour la consulter ou la
modi�er. Bien que son implantation soit tr�es simple, cette strat�egie ne donne pas
de bonnes performances. En e�et, le site gestionnaire responsable de la donn�ee
devient vite surcharg�e lorsque plusieurs sollicitations sont e�ectu�ees simultan�e-
ment. De plus, le coût de l'acc�es aux donn�ees partag�ees est toujours �egal au coût
d'un acc�es �a distance, sauf dans le cas particulier o�u le site gestionnaire r�ef�erence
lui-même la donn�ee.

Pour pro�ter du Principe de la Localit�e, les techniques de migration et dupli-
cation sur plusieurs n�uds sont employ�ees. La migration place la donn�ee toujours
sur le n�ud qui l'a utilis�ee le dernier. Les acc�es suivants �a cette même donn�ee
par le même processeur se d�eroulent donc localement.

Dans la duplication sur plusieurs n�uds, plusieurs copies d'une même donn�ee
sont g�en�er�ees, une pour chaque n�ud qui l'acc�ede. La duplication des donn�ees sur
plusieurs sites peut conduire �a des probl�emes de coh�erence du cache. Lorsqu'une
copie est modi��ee, la mise �a jour des autres copies doit se faire. La duplication
amortit le coût des lectures. La premi�ere lecture d'une donn�ee se traduit toujours
par un acc�es �a distance. En revanche, les lectures suivantes ne sont e�ectu�ees
que localement. Toutefois, le coût de l'�ecriture est augment�e puisqu'un protocole
de maintien de coh�erence entre les copies devient n�ecessaire. Puisqu'en g�en�eral
le nombre de lectures e�ectu�ees par un programme est plus important que le
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nombre d'�ecritures, la grande majorit�e des syst�emes �a m�emoire virtuelle partag�ee
emploient des techniques de duplication de donn�ees. C'est le cas de Mirage [FP89],
Clouds [Moh93], Munin [BCZ91] et Midway [BZ91a].

2.1.3 Protocoles de coh�erence du cache

Un protocole de coh�erence du cache est utilis�e quand il faut garantir que
toutes les copies d'une même donn�ee poss�edent la même valeur.

Le probl�eme qui se pose ressemble beaucoup au probl�eme de coh�erence entre
caches physiques, de sorte que les mêmes protocoles peuvent être utilis�es sur la
m�emoire virtuelle partag�ee. Nous pr�esentons les deux protocoles traditionnels de
coh�erence du cache - l'invalidation et la mise �a jour - ainsi que les protocoles
adaptatifs.

Invalidation

Un protocole d'invalidation invalide toutes les copies d'une donn�ee �a chaque
acc�es en �ecriture. La coh�erence du cache est assur�ee car il n'existe plus de co-
pies multiples d'une même donn�ee. Cette approche engendre un tra�c d'informa-
tion peu important sur le r�eseau d'interconnexion puisque seuls des messages de
contrôle sont envoy�es. N�eanmoins, elle pr�esente un surcoût si jamais la donn�ee
invalid�ee sur un processeur doit être �a nouveau utilis�ee par ce processeur.

Les strat�egies d'invalidation sont class�ees en auto-invalidation et invalidation
dirig�ee. Dans la premi�ere approche, le compilateur rajoute au programme des
instructions qui forcent l'invalidation des donn�ees. Dans la deuxi�eme approche,
au contraire, l'invalidation est d�ecid�ee par une entit�e externe au programme (en
g�en�eral, le syst�eme d'exploitation ou le mat�eriel).

Mise �a jour

Dans une approche de mise �a jour, il existe toujours plusieurs copies d'une
même donn�ee dans le syst�eme. D�es que la coh�erence doit être garantie, la nouvelle
valeur de la donn�ee est di�us�ee vers toutes les copies.

L'avantage de cette approche est que les prochains acc�es de lecture �a cette
donn�ee se d�erouleront sans aucun d�elai. En revanche, le tra�c du r�eseau est aug-
ment�e �a cause du grand nombre de messages de mise �a jour si un processeur �ecrit
de nombreuses fois la même donn�ee.
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Protocoles adaptatifs

Les performances des protocoles de coh�erence d�ependent aussi des caract�e-
ristiques de partage de la donn�ee. Par exemple, un programme o�u les donn�ees
sont �ecrites par un seul processeur et lues simultan�ement par plusieurs atteint
des meilleures performances sur un protocole de mise �a jour. En revanche, d�es
que les donn�ees sont �ecrites plusieurs fois par un même processeur, le protocole
d'invalidation pr�esente des meilleures performances [Lil93].

Les protocoles adaptatifs essayent d'ajuster le protocole de coh�erence aux
caract�eristiques de partage de l'application.

En g�en�eral, les protocoles adaptatifs font d'abord la mise �a jour des donn�ees.
Si quelques copies ne sont pas r�ef�erenc�ees dans un d�elai donn�e, elles sont inva-
lid�ees. Un cas extrême de protocole adaptatif est celui de Munin [Car93], dans
lequel l'utilisateur fait des annotations �a propos des caract�eristiques de partage
de chaque variable et le protocole est choisi selon ces annotations.

2.2 Mod�eles de coh�erence de la m�emoire

Dans un environnement parall�ele, la coh�erence du cache seule n'est pas suf-
�sante pour assurer l'ex�ecution correcte des programmes. Il faut aussi �etablir
des r�egles concernant l'ordre dans lequel plusieurs donn�ees sont utilis�ees. Cet en-
semble de r�egles est d�e�ni par un mod�ele de la m�emoire ou mod�ele de coh�erence
de la m�emoire partag�ee. Le choix du mod�ele de coh�erence de la m�emoire est une
question fondamentale pour la conception des m�ecanismes de gestion du partage.

2.2.1 Introduction

D'une fa�con intuitive, les instructions qui composent un programme sont ef-
fectu�ees les unes apr�es les autres, dans l'ordre speci��e par le programme et les
op�erations d'acc�es �a la m�emoire sont e�ectu�ees de mani�ere atomique. Ceci cor-
respond donc au mod�ele traditionnel que le programmeur poss�ede de la m�emoire
et, pour que son programme produise des r�esultats corrects, la m�emoire doit se
comporter comme telle. Un mod�ele de coh�erence de la m�emoire (MCM) formalise
le concept d�ecrit ci-dessus et d�e�nit l'ordre des op�erations d'acc�es �a la m�emoire
per�cu par le programmeur. Il s'agit ici de l'ordre apparent d'�execution des op�e-
rations m�emoire plutôt que de son ordre r�eel.

Toujours en respectant ce mod�ele de coh�erence intuitif, un grand nombre
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d'optimisations ont �et�e r�ealis�ees pour augmenter les performances des mono-
processeurs. Parmi ces optimisations, nous trouvons notamment les �ecritures
non-atomiques (via tampons d'�ecriture) et le r�eordonnancement des instructions
[Adv93]. Ceci est possible car les changements apport�es ne modi�ent pas l'ordre
per�cu par le programmeur et les op�erations paraissent être e�ectu�ees selon l'ordre
d�e�ni par le programme.

Deux types fondamentaux d'optimisations existent: optimisations par mat�eriel
et optimisations par le compilateur. Les premi�eres permettent qu'un acc�es �a la
m�emoire soit e�ectu�e avant la �n des acc�es pr�ec�edents. Les derni�eres r�eordonnent
les instructions qui acc�edent �a la m�emoire.

H�elas, il est impossible d'appliquer les mêmes optimisations au mod�ele de co-
h�erence de la m�emoire intuitif quand il s'agit des architectures parall�eles. L'exis-
tence de plusieurs caches et m�emoires priv�ees rend le syst�eme m�emoire beaucoup
plus complexe.

Les basses performances atteintes par les syst�emes qui simulent la m�emoire
unique sur les architectures parall�eles ont mis en cause le mod�ele abstrait de la
m�emoire utilis�e jusqu'alors. Plusieurs chercheurs ont propos�e des mod�eles plus
relâch�es. Bien que ces mod�eles permettent potentiellement d'atteindre des per-
formances �elev�ees, la programmation des applications qui les utilisent devient
plus complexe. Le programmeur doit dor�enavant raisonner avec la multitude de
copies et la nature distribu�ee de la m�emoire.

Le mod�ele de coh�erence de la m�emoire joue un rôle essentiel dans deux carac-
t�eristiques d'un syst�eme: la simplicit�e de programmation et les performances. La
simplicit�e de programmation d�epend du mod�ele de coh�erence car les program-
meurs doivent l'utiliser pour raisonner �a propos des r�esultats produits par leur
programme. Les performances y sont aussi a�ect�ees puisque c'est le mod�ele de
coh�erence de la m�emoire qui d�etermine trois aspects essentiels: les op�erations
d'acc�es �a la m�emoire qui peuvent être e�ectu�ees simultan�ement, le moment o�u
les valeurs �ecrites deviennent visibles aux autres processeurs du syst�eme et le
surcoût de communication apport�e par une op�eration d'acc�es �a la m�emoire.

D'une fa�con g�en�erale, le mod�ele de programmation devient plus compliqu�e
quand les conditions de coh�erence de la m�emoire s'a�faiblissent. En revanche, les
performances atteintes par les mod�eles de coh�erence r�esultants sont nettement
plus hautes.

Les mod�eles de coh�erence de la m�emoire imposent des restrictions d'acc�es
bas�ees sur un nombre d'attributs: l'adresse m�emoire acc�ed�ee, le type de l'acc�es
(lecture, �ecriture), la valeur transmise et la cat�egorie de l'acc�es. La �gure 2.3
pr�esente les cat�egories d'acc�es les plus r�epandues.

Les mod�eles de coh�erence de la m�emoire ne s'appliquent qu'aux donn�ees parta-
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accès à la mémoire

     partagé                             privé  

en compétition                       libre

synchronisation                 concurrent 

obtention                    relâchement

exclusive                      non-exclusive

Fig. 2.3 { Cat�egories d'acc�es �a la m�emoire

g�ees par plusieurs processeurs. C'est le fait de cr�eer plusieurs copies de la m�emoire
qui pose les probl�emes de coh�erence.

Les acc�es �a la m�emoire partag�ee sont class�es comme en comp�etition ou libres.
Deux acc�es sont en comp�etition s'ils acc�edent de fa�con non ordonn�ee �a la même
position m�emoire et qu'au moins un des acc�es est en �ecriture [Mos93].

Les acc�es en comp�etition sont �a leur tour class�es comme acc�es de synchronisa-

tion ou acc�es concurrents. Les acc�es de synchronisation sont utilis�es pour �etablir
un ordre des acc�es �a la m�emoire partag�ee. Ils servent �a obtenir un objet de syn-
chronisation (acc�es obtention) ou �a le relâcher (acc�es relâchement). L'obtention
d'un objet de synchronisation est vue comme une synchronisation en lecture et
l'acte de relâcher un objet de synchronisation est un acc�es de synchronisation en
�ecriture.

L'obtention d'objets de synchronisation peut être faite de mani�ere exclusive

ou non exclusive. Plusieurs obtentions non exclusives peuvent être r�ealis�ees si-
multan�ement tandis que l'obtention exclusive d'un objet de synchronisation n'est
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accord�ee qu'�a un processus �a la fois.

Les mod�eles de coh�erence de la m�emoire qui emploient di��erentes restrictions
d'ordre selon la cat�egorie de l'acc�es sont dits hybrides tandis que ceux qui traitent
de la même mani�ere toutes les cat�egories d'acc�es sont dits uniformes.

Dans la litt�erature, nous trouvons une grande vari�et�e de mod�eles de coh�erence
de la m�emoire. La plupart de ces mod�eles a �et�e d�e�nie soit par des formalismes
non standard soit par des d�e�nitions qui prennent en compte des caract�eristiques
particuli�eres du mat�eriel. Ceci rend di�cile la comparaison.

Quelques chercheurs tels que Raynal et Schiper dans [RS95] et Adve dans
[Adv93] ont propos�e des formalismes pour la d�e�nition des mod�eles de coh�erence
de la m�emoire. Leur but principal est d'�etudier le comportement de chaque mod�ele
et de les comparer.

Dans la suite de ce chapitre, nous allons pr�esenter les mod�eles de coh�erence
de la m�emoire les plus r�epandus dans la litt�erature. D'abord, nous d�e�nissons les
entit�es et les relations qui font partie de l'ex�ecution d'un programme parall�ele.
La description de chaque mod�ele est faite par la suite et suit le sch�ema suivant:
d'abord, le mod�ele est pr�esent�e tel qu'il a �et�e originellement d�e�ni. Ensuite, une
d�e�nition formelle du mod�ele est pr�esent�ee et �a la �n nous citons quelques im-
plantations de syst�emes �a m�emoire virtuelle partag�ee qui se servent du mod�ele.

2.2.2 D�e�nitions et Notations

A�n de raisonner �a propos des mod�eles de coh�erence de la m�emoire, nous avons
besoin d'abord de d�e�nir les entit�es qui participent �a l'ex�ecution d'un programme
parall�ele. Les d�e�nitions pr�esent�ees ici se sont inspir�ees des travaux de Adve dans
[Adv93], Kohli et al. dans [KNA93], Heddaya et Sinha dans [HS93] et Raynal et
Schiper dans [RS95]. Quelques concepts pr�esent�es dans ses travaux et notamment
la d�e�nition d'un mod�ele de coh�erence de la m�emoire ont �et�e modi��es pour mieux
servir nos objectifs.

Ex�ecution d'un programme parall�ele

Un programme parall�ele est ex�ecut�e par un syst�eme.

Un syst�eme est un ensemble �ni de processeurs.

Chaque processeur pi ex�ecute un programme sequentiel.

Un programme s�equentiel s'ex�ecutant sur le processeur pi est une s�equence
d'op�erations opi

(x)v sur la m�emoire globale partag�ee.
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La m�emoire globale partag�ee M est une entit�e abstraite compos�ee d'un en-
semble de m�emoires locales mi (voir �gure 2.4).

Mémoire mn

Mémoire Globale Partagée (M)

Mémoire m0 Mémoire m1

Processor pnProcessor p1Processor p0

Fig. 2.4 { Mod�ele du syst�eme m�emoire

Op�erations sur la m�emoire

Une op�eration sur la m�emoire partag�ee (opi
(x)v) est e�ectu�ee par un proces-

seur pi sur l'adresse x avec la valeur v. Il existe deux types de base d'op�erations:
la lecture (r) et l'�ecriture (w).

Une op�eration d'acc�es �a la m�emoire est lanc�ee (ini(opi
(x)v)) quand le proces-

seur ex�ecute l'instruction correspondant �a l'acc�es.

Une lecture rpi
(x)v est termin�ee (fin(rpi

(x)v)) quand une �ecriture sur la même
adresse x n'est plus capable de modi�er la valeur v lue par pi.

Une �ecriture wpi
(x)v est termin�ee par rapport au processeur pj (finj(wpi

(x)v))
quand la valeur v est attribu�ee �a l'adresse x sur la m�emoire mj de pj.

Une �ecriture wpi
(x)v est termin�ee (fin(wpi

(x)v)) quand elle est termin�ee par
rapport �a tous les processeurs qui partagent x. Plusieurs acc�es peuvent se d�erouler
simultan�ement.

Un processeur lance une op�eration d'acc�es �a la m�emoire par une invocation.
Ensuite, il attend jusqu'�a ce que la m�emoire envoie une r�eponse �a cette invocation.
Ayant re�cu la r�eponse, le processeur peut lancer la prochaine op�eration d'acc�es �a la
m�emoire. L'intervalle d'une op�eration est l'intervalle de temps entre le lancement
de l'op�eration (ini(opi

(x)v)) et la r�eception de la r�eponse par le processeur qui
l'a lanc�ee (rep(opi

(x)v)).

A la �n de l'ex�ecution d'un programme parall�ele, toutes les op�erations d'acc�es
�a la m�emoire doivent être termin�ees.
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Historiques d'ex�ecution

Un Historique Local d'Ex�ecution d'un processeur pi (Hpi) est une s�equence
ordonn�ee d'op�erations de lecture et �ecriture ex�ecut�ees par le processeur pi. Dans
la suite, nous utiliserons la repr�esentation graphique montr�ee dans la �gure 2.5
pour r�epresenter un historique local d'ex�ecution.

W(x  )v       R(x  )v      ...      W(x  )v 1     1            2     2                        n    n
P  :
i

Fig. 2.5 { Historique Local d'Ex�ecution

Le temps croit de la gauche vers la droite. Ainsi, W (x1)v1
Hpi�! R(x2)v2. Dans

un historique d'ex�ecution Hpi, la notation W (x)v repr�esente le moment o�u l'�ecri-
ture est lanc�ee (ini(wpi(x)v)). De même, la notation R(x)v repr�esente le moment
o�u la lecture est termin�ee (fin(rpi(x)v)).

Un Historique d'Ex�ecution (H) est un ensemble d'historiques locaux d'ex�ecu-
tion, un pour chaque processeur.

Si Q est un historique, une s�equence lin�eaire de Q contient toutes les op�era-
tions de Q exactement une fois. Une s�equence lin�eaire est l�egale si toute op�eration
de lecture rpi(x)v retourne la valeur �ecrite par l'op�eration d'�ecriture pr�ec�edente
la plus r�ecente.

Ordre du programme (
po
�!)

On dit qu'une op�eration o1 pr�ecede l'op�eration o2 selon l'ordre du programme,
et on note o1

po
�! o2 si et seulement si:

1. Les op�erations o1 et o2 sont lanc�ees par le même processeur pi et o1 est le
pr�ecedent imm�ediat de o2 dans le code du programme du processeur pi, ou

2. 9 o3 telle que o1
po
�! o3 et o3

po
�! o2.

Nous pouvons noter que l'ordre du programme
po
�! est partiel en H car il ne

fait pas la relation entre les op�erations lanc�ees par des processeurs di��erents.

Mod�ele de coh�erence de la m�emoire

Un mod�ele de coh�erence de la m�emoire (MCM) est une relation d'ordre (
R
�!)

sur l'ensemble des acc�es �a la m�emoire partag�ee.
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Un historique d'ex�ecution H respecte un mod�ele de coh�erence s'il respecte

l'ordre
R
�! d�e�ni par le mod�ele.

Par la suite, nous pr�esentons les mod�eles de coh�erence m�emoire les plus cou-
rants. Cinq mod�eles uniformes et trois mod�eles hybrides sont pr�esent�es. Dans
chaque cat�egorie, l'ordre de pr�esentation est celle du mod�ele le plus fort au mo-
d�ele le plus relâch�e.

2.2.3 Coh�erence atomique

D�e�nition originelle

La m�emoire atomique est le plus ancien et le plus fort des mod�eles de coh�erence
de la m�emoire. Dans la coh�erence atomique, le temps est divis�e en intervalles de
temps non simultan�es. Les op�erations d'acc�es �a la m�emoire sont termin�ees par
rapport �a tous les processeurs pendant l'intervalle de l'op�eration [HA90] [HS92]
[Mos93]. En d'autres termes, l'op�eration opi est termin�ee avant que le processeur
qui a lanc�e opi puisse lancer la prochaine op�eration. L'ordre r�eel des acc�es �a la
m�emoire doit aussi être pr�eserv�e.

P2:

P3:

P1: W(x)1                    R(y)0

W(y)3

Intervalle 1 Intervalle 2 Intervalle 3

W(x)2

Fig. 2.6 { Les intervalles de temps sur la coh�erence atomique

La �gure 2.6 r�epresente les intervalles de temps consid�er�es par la coh�erence
atomique. Les op�erations wp1(x)1 et wp2(x)2 sont dites concurrentes car elles sont
ex�ecut�ees dans le même intervalle. En revanche, les op�erations rp1(y)0 et wp3(y)3
sont dites non concurrentes.
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D�e�nition formelle

Pour pr�esenter la relation d'ordre
R
�! qui d�e�nit la coh�erence atomique, nous

avons besoin d'introduire un concept suplementaire:

Temps global (t) - Pour les syst�emes qui disposent d'une horloge globale, la
fonction t(�) nous donne la valeur de l'horloge globale au moment de l'�ev�e-
nement �.

La d�e�nition pr�esent�ee ci-dessous a �et�e pr�esent�ee par Raynal et Schiper dans
[RS95]:

Un historique H respecte la coh�erence atomique s'il existe une s�e-

quence lin�eaire l�egale
AT
�! des op�erations de l'historique d'ex�ecution

H telle que

(i) 8o1; o2 o�u o1
po
�! o2 alors o1

AT
�! o2, et

(ii) 8o1; o2 o�u t(fin(o1)) < t(ini(o2)) alors o1
AT
�! o2

Selon cette d�e�nition, tous les processeurs doivent percevoir le même ordre
d'ex�ecution de toutes les op�erations d'acc�es �a la m�emoire (s�equence lin�eaire l�egale
de H). Dans cet ordre, toutes les op�erations e�ectu�ees par un même processeur
doivent être per�cues selon l'ordre de son programme (condition (i)). De plus, les
op�erations d'acc�es �a la m�emoire qui ne sont pas simultan�ees doivent apparâ�tre

dans l'ordre
AT
�! selon le temps r�eel de l'ex�ecution de l'op�eration (condition (ii)).

La coh�erence atomique n�ecessite donc d'une notion d'horloge globale.

Mod�eles d�eriv�es

Dans la �gure 2.6 nous pouvons noter que plusieurs acc�es �a la même donn�ee
peuvent se d�erouler pendant le même intervalle d'op�eration (un acc�es par proces-
seur). Ceci peut engendrer des probl�emes de coh�erence. Les di��erentes solutions �a
ces probl�emes de coh�erence des acc�es simultan�es ont g�en�er�e une diversit�e de mo-
d�eles fond�es sur la coh�erence atomique [Lam86]. Dans ce qui suit, cinq mod�eles
d�eriv�es sont d�ecrits. Les quatre premiers ont �et�e d�e�nis en analysant le compor-
tement des registres d'un processeur. Le dernier est une condition de correction
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pour les objets concurrents.

{ Coh�erence atomique statique (AT STAT): Une op�eration d'acc�es �a
la m�emoire se rend visible �a tous les processeurs �a un instant donn�e de
l'intervalle de l'op�eration. En g�en�eral, les op�erations de lecture sont per�cues
en d�ebut d'intervalle et les �ecritures sont per�cues �a la �n de l'intervalle.

{ Coh�erence atomique dynamique (AT DYN): Une op�eration d'acc�es
�a la m�emoire se rend visible �a tous les processeurs �a n'importe quel point
de l'intervalle de l'op�eration. N�eanmoins, les valeurs r�etourn�ees par une
lecture doivent être coh�erentes avec une des s�equences lin�eaires l�egales de
H possibles.

{ M�emoire R�eguli�ere (AT REG): De fa�con similaire �a la m�emoire ato-
mique dynamique, l'op�eration d'acc�es �a la m�emoire doit être per�cue par
tous les observateurs �a n'importe quel point de l'intervalle de l'op�eration.
Cependant, plusieurs lecteurs concurrents ne sont pas oblig�es de choisir des
valeurs coh�erentes avec une s�equence lin�eaire de H. Les valeurs choisies
doivent, n�eanmoins, être une des valeurs �ecrites. Pendant les acc�es concur-
rents, cette m�emoire se comporte de fa�con tr�es exible. En d'autres termes,
la condition de s�equence lin�eaire de H n'est plus respect�ee dans le cas des
acc�es simultan�es. Les acc�es non concurrents restent pourtant atomiques.

{ M�emoire Sûre (AT SURE): La m�emoire sûre se comporte comme la
m�emoire r�eguli�ere sauf pour le cas des lectures concurrentes avec l'�ecriture
d'une même donn�ee. Dans ce cas, n'importe quelle valeur peut être retour-
n�ee par les lectures concurrentes, même une valeur di��erente de celle qui y
�etait et de celle qu'on veut �ecrire. De fa�con similaire au cas pr�ecedent, les
acc�es non concurrents sont atomiques.

{ Linearisabilit�e: Tous les observateurs doivent se mettre d'accord �a propos
de l'ordre de toutes les op�erations d'acc�es �a la m�emoire. En outre, l'ordre
r�eel des op�erations non simultan�ees doit être pr�eserv�e. Ainsi, une op�eration
peut être per�cue en dehors de son intervalle, mais jamais avant la �n de
l'intervalle pr�ec�edent ni apr�es le d�ebut de l'intervalle suivant.

La �gure 2.7 repr�esente un historique d'ex�ecution valide sur la m�emoire ato-
mique.

Dans ce cas, p2 lit la valeur de x �ecrite par p1. Comme les deux op�erations
ne sont pas ex�ecut�ees simultan�ement, la lecture d'une valeur autre que x = 1 est
impossible sur la m�emoire atomique.
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P1:

P2: R(x)1

W(x)1 W(y)2

Fig. 2.7 { Coh�erence atomique

2.2.4 Coh�erence s�equentielle (SC)

D�e�nition originelle

La coh�erence s�equentielle a �et�e d�e�nie par Lamport dans [Lam79] comme un
crit�ere de correction pour les multiprocesseurs �a m�emoire partag�ee. Selon Lam-
port, un multiprocesseur est s�equentiellement coh�erent si "le r�esultat d'une ex�e-
cution est �equivalent �a celui de l'ex�ecution des op�erations de tous les processeurs
dans un ordre s�equentiel et les op�erations de chaque processeur apparaissent dans
cette s�equence suivant l'ordre sp�eci��e par son programme".

La coh�erence s�equentielle est moins stricte que la coh�erence atomique puisque
la pr�eservation de l'ordre r�eel des acc�es non concurrents n'est pas n�ecessaire.
Cependant, tous les processeurs doivent percevoir le même ordre de toutes les
op�erations d'acc�es �a la m�emoire partag�ee. La d�e�nition de la coh�erence s�equen-
tielle permet que les e�ets des op�erations d'acc�es �a la m�emoire soient retard�es et
même permut�es entre eux.

D�e�nition formelle

La d�e�nition de la coh�erence s�equentielle pr�esent�ee ci-dessous a �et�e propos�ee
par Ahamad et al. dans [A+92]:

Un historique H respecte la coh�erence s�equentielle s'il existe une s�e-

quence lin�eaire l�egale
SC
�! des op�erations de H telle que

(i) 8o1; o2 o�u o1
po
�! o2 alors o1

SC
�! o2

Cette d�e�nition di��ere de celle pr�esent�ee pour la coh�erence atomique car le
maintien de l'ordre re�el des acc�es �a la m�emoire n'est plus n�ecessaire. Les pro-
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cesseurs continuent �a percevoir le même ordre d'ex�ecution de tous les acc�es �a
la m�emoire (s�equence lin�eaire l�egale de H) et l'ordre du programme de chaque
processeur doit être respect�e dans cette s�equence (condition (i)).

P1:

P2:

P3:

W(y)2

R(y)2  R(x)0  R(x)1

W(x)1    W(z)3

Fig. 2.8 { Coh�erence S�equentielle

La �gure 2.8 repr�esente un historique d'ex�ecution valide dans la coh�erence
s�equentielle mais invalide dans la coh�erence atomique car la lecture de x = 0 par
p3 est e�ectu�ee apr�es la �n de l'�ecriture de x = 1 par p1. Cependant, il existe une

s�equence lin�eaire l�egale de H: wp2(y)2
SC
�! rp3(y)2

SC
�! rp3(x)0

SC
�! wp1(x)1

SC
�!

rp3(x)1
SC
�! wp1(z)3. Ceci rend cet historique possible sur la coh�erence s�equen-

tielle.

Implantation

La plupart des premiers syst�emes �a m�emoire virtuelle partag�ee propos�es se
comportent selon la coh�erence s�equentielle. Ils implantent en fait la condition
su�sante pour la coh�erence s�equentielle propos�ee par Scheurich et Dubois dans
[SD87]. Selon cette condition, toutes les op�erations d'acc�es �a la m�emoire doivent
être lanc�ees selon l'ordre du programme et une op�eration d'acc�es �a la m�emoire
est lanc�ee uniquement quand l'op�eration pr�ec�edente est termin�ee. De plus, la
coh�erence entre les di��erentes copies d'une même donn�ee doit être garantie.

Les syst�emes Ivy [LS89], Mirage [FP89], Gothic [Roc90] et Memnet [TSF90]
sont des exemples de syst�emes qui implantent la condition su�sante �enonc�ee
ci-dessus.

D'autres chercheurs ont propos�e des implantations plus performantes de la
coh�erence s�equentielle. Les implantations propos�ees par Gharachorloo et al. dans
[GGH91] et Afek et al. dans [ABM93] se servent du même principe. Dans les
deux cas, les op�erations continuent �a être lanc�ees selon l'ordre du programme.
N�eanmoins, plusieurs �ecritures peuvent être r�ealis�ees simultan�ement par le même
processeur. C'est la prochaine lecture qui doit attendre que toutes les �ecritures
pr�ecedentes soient termin�ees. Ce type d'implantation permet une sorte de concur-
rence des �ecritures.

Comme la coh�erence s�equentielle garantit que le même ordre de tous les ac-
c�es �a la m�emoire est per�cu par tous les processeurs, la plupart des applications
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con�cues pour une machine monoprocesseur s'ex�ecutent correctement sur la co-
h�erence s�equentielle. Les seules applications qui peuvent obtenir des r�esultats
inattendus sont celles qui raisonnent �a propos du temps r�eel. En e�et, l'utilisa-
tion des horloges doit se faire avec pr�ecaution.

2.2.5 Coh�erence Causale

D�e�nition originelle

La m�emoire causale est fond�ee sur la relation de causalit�e potentielle d�e�nie
par Lamport dans [Lam78]. La coh�erence causale exige que tous les processeurs
soient d'accord �a propos de l'ordre d'ex�ecution des op�erations ordonnanc�ees par
l'ordre causal. Les op�erations causalement ind�ependantes (dites concurrentes)
peuvent être per�cues dans un ordre di��erent par des processeurs distincts. Ainsi,
la m�emoire causale n'�etablit qu'un ordre partiel des op�erations de H.

En g�en�eral, une �ecriture dans la m�emoire causale peut être vue comme l'envoi
d'un message et une lecture se comporte comme la r�eception d'un message.

D�e�nition formelle

Pour pr�esenter la d�e�nition formelle de la coh�erence causale, nous avons besoin
d'introduire quelques fonctions et relations suppl�ementaires:

Type de l'op�eration (type) - L'op�eration d'acc�es �a la m�emoire o1 est du type
w s'il s'agit d'une �ecriture en m�emoire (type(o1) = w). L'op�eration o1 est
du type r s'il s'agit d'une lecture en m�emoire (type(o1) = r).

Adresse de l'op�eration (adr) - L'adresse adr(o1) est l'adresse m�emoire sur
laquelle l'op�eration o1 agit.

Valeur de l'op�eration (val) - La valeur val(o1) est la valeur manipul�ee par
l'op�eration o1.

Processeur de l'op�eration (proc) - Le processeur proc(o1) est le processeur
qui a lanc�e l'op�eration o1.

Ordre "read-by"
rb
�! - Si une op�eration de lecture o2 e�ectu�ee par un proces-

seur i lit la valeur v �ecrite par une op�eration o1 d'un processeur j et i 6= j,

alors o1
rb
�! o2. En d'autres termes, si proc(o1) 6= proc(o2) et type(o1) = w

et type(o2) = r et adr(o1) = adr(o2) et val(o1) = val(o2) alors o1
rb
�! o2.
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Comme la plupart des auteurs, nous supposons sans perte de g�en�eralit�e que
deux op�erations d'�ecriture sur la même adresse m�emoire �ecrivent toujours des
valeurs di��erentes. En d'autres termes, si type(o1) = type(o2) = w et adr(o1) =
adr(o2) alors val(o1) 6= val(o2).

La coh�erence causale a �et�e propos�ee par Ahamad et al. dans [AHJ90] comme
la fermeture transitive de l'ordre du programme et de l'ordre "read-by".

Pour pr�esenter la d�e�nition formelle de la coh�erence causale propos�ee par
John et Ahamad dans [JA93], il faut d'abord d�e�nir le sous-historique Hpi+w de
H suivant:

Historique des �ecritures - Soit H un historique d'ex�ecution et pi un proces-
seur. On appele historique des �ecritures par rapport au processeur pi et
on note Hpi+w le sous-historique de H constitu�e de toutes les op�erations
d'acc�es �a la m�emoire e�ectu�ees par pi et de toutes les op�erations d'�ecriture
e�ectu�ees par tous les autres processeurs.

Un historique H respecte la coh�erence causale s'il existe une s�equence

lin�eaire l�egale
CA
�! des op�erations de Hpi+w pour chaque processeur

pi telle que:

{ (i) 8o1; o2 o�u o1
po
�! o2 alors o1

CA
�! o2 et

{ (ii) 8o1; o2 o�u o1
rb
�! o2 alors o1

CA
�! o2 et

{ (iii) si o1
CA
�! o2 et o2

CA
�! o3 alors o1

CA
�! o3.

Nous pouvons noter que, au contraire des deux mod�eles pr�ec�edents, il n'est
plus n�ecessaire que tous les processeurs soient d'accord �a propos de tous les
acc�es �a la m�emoire partag�ee. Maintenant, chaque historique local d'ex�ecution
doit consid�erer uniquement ses propres op�erations et les op�erations d'�ecriture
e�ectu�ees par les autres processeurs (Hpi+w). Dans cette s�equence, l'ordre du
programme et l'ordre des lectures d'une �ecriture doivent être respect�es (conditions
(i) et (ii)). La transitivit�e doit aussi être assur�ee (condition (iii)).

La �gure 2.9 repr�esente un historique d'ex�ecution valide sur la coh�erence cau-
sale mais invalide sur la coh�erence s�equentielle.
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P2:

P3:

P1:

R(x)1      W(x)2

R(x)2  R(x)3P4:

W(x)1                             W(x)3

R(x)3  R(x)2 

Fig. 2.9 { Coh�erence Causale

Les processeurs p3 et p4 per�coivent les �ecritures �a x dans un ordre distinct. Il
n'existe pas de s�equence lin�eaire l�egale surH qui rende cette ex�ecution valide dans
la coh�erence s�equentielle. Cependant, puisque les �ecritures wp2(x)2 et wp1(x)3 ne

sont pas ordonn�ees par
CA
�!, cet historique est valide dans la coh�erence causale.

Nous pr�esentons maintenant des exemples d'historiques Hpi l�egaux dans la
coh�erence causale pour l'historique H de la �gure 2.9.

Hp1+w: wp1(x)1
CA
�! wp2(x)2

CA
�! wp1(x)3

Hp2+w: wp1(x)1
CA
�! rp2(x)1

CA
�! wp2(x)2

CA
�! wp1(x)3

Hp3+w: wp1(x)1
CA
�! wp1(x)3

CA
�! rp3(x)3

CA
�! wp2(x)2

CA
�! rp3(x)2

Hp4+w: wp1(x)1
CA
�! wp2(x)2

CA
�! rp4(x)2

CA
�! wp1(x)3

CA
�! rp4(x)3

Implantation

Les auteurs qui ont propos�e la coh�erence causale ont aussi propos�e une im-
plantation possible de ce mod�ele. Cette implantation se sert d'un ensemble d'es-
tampilles pour maintenir la relation de causalit�e. Chaque fois qu'une valeur est
visible �a un processeur, toutes les valeurs plus anciennes sont invalid�ees. Cette
implantation garantit une condition su�sante de la coh�erence causale puisqu'elle
g�en�ere plus d'invalidations que n�ecessaire [AHJ90]. Le m�ecanisme d�ecrit ci-dessus
a aussi �et�e implant�e dans le syst�eme Clouds [JA93]. Dans Clouds, quelques poli-
tiques sont propos�ees pour r�eduire le nombre d'invalidations superues.

Ahamad et al. pr�esentent dans [AHJ90] un algorithme synchrone pour la r�eso-
lution d'�equations lin�eaires qui s'ex�ecute correctement dans la coh�erence atomique
et dans la coh�erence causale. Dans le même papier, un algorithme est d�ecrit qui
r�esout le probl�eme du dictionnaire r�eparti.
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2.2.6 Coh�erence du processeur

La coh�erence du processeur est apparue pour o�rir plus de concurrence aux
acc�es d'�ecriture (write pipelining). Deux mod�eles tr�es proches ont �et�e d�e�nis dans
ce but: PRAM et PC.

D�e�nition originelle (PRAM)

Le mod�ele Pipelined Random Access Memory (PRAM) a �et�e initialement
d�e�ni par Lipton et Sandberg dans [LS88]. Il exige que les �ecritures e�ectu�ees
par un processeur soient per�cues par tous les autres processeurs dans l'ordre du
programme du processeur qui a �ecrit la donn�ee. Les �ecritures e�ectu�ees par des
processeurs distincts peuvent apparâ�tre dans un ordre di��erent sur les historiques
locaux des processeurs.

D�e�nition formelle (PRAM)

Pour la d�e�nition de la relation
R
�! associ�ee �a la coh�erence PRAM, il nous

faut d�e�nir un nouveau sous-historique Hpijw comme suit:

Historique des �ecritures de Pi - Soit Hpi un historique local d'ex�ecution et
pi un processeur. On appele historique des �ecritures de pi et on note Hpijw le
sous-historique deHpi constitu�e de toutes les op�erations d'�ecriture e�ectu�ees
par pi.

La d�e�nition pr�esent�ee ci-dessous a �et�e propos�ee par Ahamad et al. dans
[A+92]:

Un historique H respecte la coh�erence PRAM s'il existe une s�equence

lin�eaire l�egale
PRAM
�! des op�erations de Hpi+w pour chaque processeur

pi telle que:

{ (i) 8o1; o2 o�u o1
po
�! o2 alors o1

PRAM
�! o2 et

{ (ii) 8o1; o2 si 9Hpjjw o�u o1
Hpj

jw
�! o2 alors o1

PRAM
�! o2

La coh�erence PRAM est garantie si l'ordre du programme de chaque pro-
cesseur est respect�e (condition (i)) et si les �ecritures e�ectu�ees par un même
processeur sont per�cues dans l'ordre de son historique des �ecritures par tous les
autres processeurs (condition (ii) + s�equence lin�eaire l�egale de Hpi+w).
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La �gure 2.10 repr�esente un historique d'ex�ecution valide dans le mod�ele
PRAM mais invalide dans la coh�erence causale.

P2:

P3:

P1:

P4:

             R(x)1      W(x)2

R(x)2  R(x)1

W(x)1

R(x)1  R(x)2 

Fig. 2.10 { Coh�erence PRAM

L'�ecriture wp1(x)1 est ordonn�ee avant wp2(x)2 par l'ordre causal wp1(x)1
CA
�!

rp2(x)1
CA
�! wp2(x)2. L'historique Hp4 n'est pas possible dans la coh�erence causale

puisque l'op�eration rp4(x)2 ne peut pas être suivie de rp4(x)1. Cet historique est
pourtant possible sur la coh�erence PRAM car l'ordre des �ecritures des processeurs
est garantie.

Nous montrons par la suite les historiques locaux associ�es �a chaque processeur:

Hp1+w: wp1(x)1
PRAM
�! wp2(x)2

Hp2+w: wp1(x)1
PRAM
�! rp2(x)1

PRAM
�! wp2(x)2

Hp3+w: wp1(x)1
PRAM
�! rp3(x)1

PRAM
�! wp2(x)2

PRAM
�! rp3(x)2

Hp4+w: wp2(x)2
PRAM
�! rp4(x)2

PRAM
�! wp1(x)1

PRAM
�! rp4(x)1

D�e�nition originelle (PC)

Goodman [Goo89] a rajout�e la coh�erence du cache au mod�ele PRAM. Ceci
a g�en�er�e un nouveau mod�ele de coh�erence appel�e coh�erence du processeur (PC).
En plus de la pr�eservation de l'ordre des �ecritures de chaque processeur, ce mo-
d�ele exige que la coh�erence entre les di��erentes copies d'une même donn�ee soit
respect�ee.

D�e�nition formelle (PC)

Pour la d�e�nition de la relation
R
�! associ�ee �a la coh�erence PC, il nous faut

d�e�nir un nouveau sous-historique Hjw(x) comme suit:
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Historique des �ecritures sur x - SoitH un historique d'ex�ecution. On appele
historique des �ecritures sur x et on note Hjw(x) le sous-historique de H
constitu�e de toutes les op�erations d'�ecriture e�ectu�ees sur l'adresse x.

La d�e�nition de la coh�erence PC est alors la suivante [A+92]:

Un historique H respecte la coh�erence PC s'il existe une s�equence

lin�eaire l�egale
PC
�! des op�erations de Hpi+w pour chaque processeur

pi telle que:

{ (i) 8o1; o2 o�u o1
po
�! o2 alors o1

PC
�! o2 et

{ (ii) 8o1; o2 si 9Hpjjw o�u o1
Hpj

jw
�! o2 alors o1

PC
�! o2

{ (iii) Pour chaque adresse x, il existe une s�equence lin�eaire l�e-

gale
wb
�! de Hjw(x) et 8o1; o2 o�u o1

wb
�! o2 alors o1

PC
�! o2.

La d�e�nition pr�esent�ee ci-dessus di��ere de celle de la coh�erence PRAM par la
pr�esence de la condition (iii) qui garantit la coh�erence du cache.

Implantation

Des variations de la coh�erence du processeur ont �et�e implant�ees sur des ma-
chines parall�eles VAX 8800 et PLUS au niveau du mat�eriel [Mos93] [BR90].

Gharachorloo et al. ont propos�e dans [G+90] deux conditions su�santes pour
implanter la coh�erence du processeur. Pour chaque processeur pi, une lecture ne se
termine que quand toutes les lectures pr�ecedentes sont termin�ees et une �ecriture
ne se termine que quand tous les acc�es pr�ec�edents sont termin�es.

Les syst�emes qui se servent de la coh�erence du processeur sont en g�en�eral
tr�es performants puisque l'utilisation des tampons d'�ecriture peut se faire en sa
totalit�e.

Ahamad et al. montrent dans [A+92] que l'algorithme d'exclusion mutuelle
propos�e par Peterson [Tan92] s'ex�ecute correctement dans la coh�erence du pro-
cesseur. Cet algorithme se sert de la coh�erence du cache pour garantir l'exclusion
mutuelle entre les processus. N�eanmoins, les auteurs montrent dans le même
papier qu'un autre algorithme d'exclusion mutuelle ne s'y ex�ecute pas correcte-
ment. Ceci arrive car, dans la coh�erence du processeur, les �ecritures peuvent être
ordonn�ees apr�es la �n de toutes les lectures locales.
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2.2.7 M�emoire lente (LE)

D�e�nition originelle

La m�emoire lente a �et�e propos�ee par Hutto et Ahamad dans [HA90]. Dans la
m�emoire lente, les �ecritures se propagent lentement �a travers le syst�eme. La seule
exigence est que tous les processeurs doivent se mettre d'accord �a propos des
�ecritures e�ectu�ees par un même processeur sur chaque adresse m�emoire [HA90].
Les lectures doivent retourner une valeur qui a �et�e �ecrite auparavant. Une fois la
valeur lue, aucune valeur �ecrite auparavant par le même processeur sur la même
adresse ne peut être retourn�ee. Les �ecritures locales sont visibles imm�ediatement.

D�e�nition formelle

Pour la d�e�nition de la relation
R
�! associ�ee �a la m�emoire lente, il nous faut

un nouveau sous-historique de Hpi, d�e�ni comme suit:

Historique des �ecritures de pi sur l'adresse x - Soit Hpi un historique lo-
cal d'ex�ecution et pi un processeur. On appele historique des �ecritures du
processeur pi sur l'adresse x et on note Hpijw(x) le sous-historique de Hpi

constitu�e de toutes les op�erations d'�ecriture e�ectu�ees par le processeur pi
sur l'adresse x.

La d�e�nition pr�esent�ee ci-dessous a �et�e propos�ee par Heddaya et Sinha dans
[HS92]:

Un historique H respecte la coh�erence lente s'il existe une s�equence

lin�eaire l�egale o1
LE
�! o2 des op�erations de Hpi+w pour chaque pro-

cesseur pi telle que:

{ (i) 8o1; o2 o�u o1
po
�! o2 alors o1

LE
�! o2 et

{ (ii) 8o1; o2 si 9pj; x tel que o1
Hpj

jw(x)
�! o2, alors o1

LE
�! o2

La condition (i) garantit que l'ordre du programme du processeur pi est res-
pect�ee dans l'historique Hpi. La condition (ii) garantit que les �ecritures e�ectu�ees
par un même processeur sur une même adresse seront per�cues par tous les autres
processeurs dans le même ordre.

La �gure 2.11 repr�esente un historique d'ex�ecution valide dans la coh�erence
lente invalide dans la coh�erence du processeur (l'ordre des �ecritures n'est pas
respect�e).
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P1:

P2:

W(x)1     W(y)1

R(y)1      R(x)0

Fig. 2.11 { M�emoire Lente

Les historiques locaux r�esultants sont:

Hp1+w: wp1(x)1
LE
�! wp1(y)1

Hp3+w: wp1(y)1
LE
�! rp2(y)1

LE
�! rp2(x)0

LE
�! wp1(x)1

Implantation

Hutto et Ahamad montrent dans [HA90] comment utiliser la m�emoire lente
pour implanter l'exclusion mutuelle physique et pour r�esoudre le probl�eme du
dictionnaire. La m�emoire lente a aussi �et�e implant�ee comme un des mod�eles de
coh�erence o�erts par le syst�eme Mermera [HS92]. Dans ce cas, les �ecritures sont
propag�ees �a travers une primitive de di�usion qui ne garantit aucune contrainte
d'ordre.

2.2.8 Coh�erence faible

Les mod�eles de coh�erence hybrides sont n�es d'une constatation faite d�ej�a �a
propos des syst�emes monoprocesseurs multiprogramm�es: pour qu'un algorithme
s'ex�ecute correctement sur un mod�ele de programmation �a m�emoire partag�ee, les
restrictions d'ordre d'acc�es doivent être garanties par les primitives de synchroni-
sation [Tan87]. L'utilisation de ces primitives permet que les op�erations ordinaires
d'acc�es �a la m�emoire soient ex�ecut�ees de fa�con tr�es performante. La coh�erence
n'est assur�ee qu'au moment de l'ex�ecution des acc�es de synchronisation.

D�e�nition originelle

La coh�erence faible est le premier mod�ele de coh�erence de la m�emoire �a faire la
distinction entre les op�erations ordinaires d'acc�es �a la m�emoire et les op�erations de
synchronisation. Ce mod�ele a �et�e propos�e par Dubois et Scheurich dans [DSB86].
Les acc�es aux variables partag�ees sont divis�es en acc�es ordinaires et acc�es de
synchronisation. La coh�erence s�equentielle n'est assur�ee qu'au moment des acc�es
de synchronisation.
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Selon la d�e�nition originelle, "un syst�eme m�emoire est faiblement coh�erent si:

{ (i) les acc�es aux variables de synchronisation respectent la coh�erence s�e-
quentielle, et

{ (ii) aucun acc�es �a une variable de synchronisation n'est e�ectu�e avant la
terminaison de tous les acc�es aux variables ordinaires pr�ecedents, et

{ (iii) avant la �n d'un acc�es de synchronisation aucun acc�es aux variables
ordinaires post�erieur �a l'acc�es de synchronisation n'est lanc�e".

Au moment de l'ex�ecution d'un acc�es de synchronisation, tous les acc�es pr�ec�e-
dents sont termin�es et aucun acc�es futur n'est initi�e. Un programme qui s'ex�ecute
sur la m�emoire faible parait s�equentiellement coh�erent si:

{ il n'existe pas de conits d'acc�es, et

{ le mat�eriel est capable de distinguer les variables de synchronisation.

D�e�nition r�evis�ee

Em 1990, Adve et Hill ont propos�e dans [AH90] une nouvelle d�e�nition de
la coh�erence faible: "un syst�eme est faiblement coh�erent par rapport �a un mo-
d�ele de synchronisation si et seulement si le syst�eme parâ�t se comporter selon
la coh�erence s�equentielle pour tous les programmes qui respectent le mod�ele de
synchronisation".

Pour d�e�nir la coh�erence faible, il su�t alors de d�e�nir le mod�ele de synchro-
nisation associ�e. La d�e�nition des mod�eles de synchronisation utilise un nouveau
type d'op�eration: synchpi(x)v.

Un des mod�eles de synchronisation propos�es par Adve et Hill est le DRF0
(data-race-free-0). La d�e�nition du mod�ele DRF0 utilise l'ordre de synchronisa-

tion (
so
�!) et l'ordre "s'est-produit-avant" (

hb
�!) d�e�nis comme suit:

Ordre de synchronisation (
so
�!) - L'op�eration o1 est ordonn�ee avant l'op�e-

ration o2 selon l'ordre de synchronisation o1
so
�! o2 si et seulement si o1 et

o2 sont des op�erations de synchronisation (type(o1) = type(o2) = synch)
qui acc�edent la même position m�emoire et o1 se termine avant le d�ebut de
o2.

Ordre "s'est-produit-avant" (
hb
�!) - L'ordre s'est-produit-avant

hb
�! est la

fermeture irreexive transitive de l'union de l'ordre du programme et de

l'ordre de synchronisation. En d'autres termes,
hb
�! =

�
po
�! [

so
�!

�+
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Selon Adve et Hill, "un historique d'ex�ecution respecte le mod�ele de synchro-
nisation DRF0 si et seulement si:

{ (i) les op�erations de synchronisation agissent sur une seule op�eration m�e-
moire;

{ (ii) l'ordre du programme de chaque processeur est respect�e et

{ (iii) tous les acc�es �a la m�emoire qui sont en conit sont ordonn�es par l'ordre
hb
�!".

Implantation

Adve et Hill proposent une implantation de la coh�erence faible o�u le processeur
qui ex�ecute l'acc�es de synchronisation n'attend pas que les acc�es pr�ec�edents �a
l'acc�es de synchronisation soient termin�es pour continuer son ex�ecution.

Cette implantation ne respecte pas le mod�ele de coh�erence faible tel qu'il a
�et�e initialement con�cu (violation de la condition (iii) de Dubois et Scheurich).
N�eanmoins, l'implantation respecte le mod�ele de synchronisation DRF0.

2.2.9 Coh�erence �a la lib�eration (RC)

D�e�nition originelle

De fa�con similaire �a la coh�erence faible, la coh�erence �a la lib�eration (RC) uti-
lise aussi les points de synchronisation pour garantir la coh�erence de la m�emoire.
Les op�erations d'acc�es �a la m�emoire sont divis�ees en acc�es ordinaires et acc�es
sp�eciaux. Les acc�es ordinaires sont des lectures et �ecritures qui ne sont jamais
en comp�etition. Les acc�es sp�eciaux sont des acc�es en comp�etition et sont �a leur
tour divis�es en: acc�es concurrents, acc�es d'obtention et acc�es de relâchement. Les
acc�es concurrents sont des acc�es en comp�etition qui ne sont pas utilis�es pour syn-
chroniser des processus (e.g. relaxation chaotique [Mos93]). Un acc�es d'obtention
garantit l'acc�es exclusif �a un ensemble de variables partag�ees jusqu'�a ce qu'un
acc�es de relâchement soit ex�ecut�e. Les op�erations de coh�erence sont e�ectu�ees au
moment de la lib�eration [ZB92].
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La coh�erence �a la lib�eration permet plus d'optimisations que la coh�erence
faible. Contrairement �a celle-ci, les acc�es post�erieurs �a la lib�eration ne sont pas
retard�es jusqu'�a ce que le relâchement soit termin�e. De fa�con similaire, l'obtention
n'est pas retard�ee �a cause des acc�es qui le pr�ec�edent.

La coh�erence �a la lib�eration a �et�e initialement d�e�nie par Gharachorloo et al.
dans [G+90] comme suit:

"Un syst�eme ob�eit �a la coh�erence �a la lib�eration (RC) si et seulement si

{ (i) Avant l'ex�ecution d'un acc�es ordinaire, tous les acc�es d'obtention pr�ec�e-
dents sont termin�es;

{ (ii) Avant l'ex�ecution d'un acc�es de relâchement, toutes les lectures et �ecri-
tures ordinaires pr�ecedentes sont termin�ees;

{ (iii) Les acc�es de synchronisation sont ordonn�es par la coh�erence du pro-
cesseur".

Les programmes dits "correctement �etiquet�es" produisent les mêmes r�esultats
tant sur la m�emoire RC que sur la m�emoire SC. Un programme est correctement
etiquet�e si, pour tous les entrelacements l�egaux des acc�es ordinaires, deux acc�es
en comp�etition sont s�epar�es par une châ�ne d'acc�es de synchronisation (obtention-
relâchement).

La coh�erence �a la lib�eration fait la distinction entre plusieurs types de syn-
chronisation. En plus des types r et w, trois nouveaux types sont utilis�es: acq
pour l'obtention d'un objet de synchronisation, rel pour le relâchement d'un ob-
jet de synchronisation et nsync pour des acc�es sp�eciaux qui ne servent pas �a la
synchronisation.

D�e�nition formelle

Nous pr�esentons maintenant la d�e�nition formelle de la coh�erence �a la lib�e-
ration propos�ee par Kohli et al. dans [KNA93]. Les acc�es d'acquisition sont vus
comme des lectures sp�eciales tandis que les acc�es de lib�eration sont vus comme
des �ecritures sp�eciales.

De fa�con similaire aux mod�eles uniformes, chaque processeur aura un histo-
rique Hpi+w o�u les op�erations de lecture et les op�erations d'acquisition e�ectu�ees
par les autres processeurs sont exclues.
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La relation
R
�! est d�e�nie comme suit par la coh�erence �a la lib�eration:

Un historique H respecte la coh�erence RC s'il existe une s�equence

lin�eaire o1
RC
�! o2 des op�erations de Hpi+w telle que:

{ 8o1; o2; o3 o�u o1
so
�! o2

po+
�! o3 en H et type(o1) = rel et

type(o2) = acq et type(o3) 2 fr; wg, alors o1
RC
�! o3 et

{ 8o1; o2 o�u o1
po+
�! o2 en Hpi+w et type(o1) 2 fr; wg et

type(o2) = rel, alors o1
RC
�! o2.

Deux variations de la coh�erence �a la lib�eration sont tr�es r�epandues: la coh�e-
rence �a la lib�eration paresseuse (LRC) et la coh�erence s�equentielle �a la lib�eration
(RCsc). Les deux ont �et�e propos�ees comme techniques d'implantation de la coh�e-
rence �a la lib�eration.

{ LRC - Sur la coh�erence paresseuse �a la lib�eration, la propagation des �ecri-
tures sur la m�emoire partag�ee est retard�ee jusqu'au moment de la prochaine
ex�ecution d'une op�eration d'obtention. A ce moment, tous les acc�es partag�es
qui pr�ec�edent l'op�eration d'obtention sont termin�es par rapport au proces-
seur qui ex�ecute l'op�eration d'obtention [KCZ92]. Ainsi, la condition (ii)
n'est plus respect�ee.

{ RCsc - Sur la coh�erence s�equentielle �a la lib�eration, la condition (iii) est
plus forte que sur la coh�erence RC car les acc�es de synchronisation doivent
observer la coh�erence s�equentielle (SC).

Implantation

La coh�erence �a la lib�eration a �et�e implant�ee sur plusieurs syst�emes �a m�emoire
virtuelle partag�ee. Le syst�eme Munin, propos�e par Carter dans [Car93] est un
environnement de programmation qui implante la coh�erence �a la lib�eration RCsc.
L'implantation propos�ee se sert parmi d'autres d'un protocole d'�ecrivains mul-
tiples o�u les modi�cations se rendent visibles aux autres processeurs au moment
de l'ex�ecution d'un acc�es de lib�eration.

TreadMarks a �et�e propos�e par Keleher et al [KDCZ93]. C'est un syst�eme �a
m�emoire virtuelle partag�ee qui implante la coh�erence �a la lib�eration LRC. De fa-
�con similaire �a Munin, TreadMarks utilise un protocole �a �ecrivains multiples pour
la di�usion des �ecritures. Contrairement �a Munin, les �ecritures sont di�us�ees au
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moment de la prochaine acquisition de l'objet de synchronisation. Pour maintenir
l'ordre de synchronisation, le syst�eme se sert d'un ensemble d'estampilles.

DASH [LLJ+93] est une architecture parall�ele o�u la coh�erence �a la lib�eration
est garantie par le mat�eriel. Un acc�es de lib�eration ne se termine que quand
toutes les �ecritures pr�ec�edentes sont termin�ees. Cette approche est di��erente de
celle adopt�ee dans Munin, qui stocke les modi�cations et les di�use toutes au
moment de la lib�eration.

2.2.10 Coh�erence d'entr�ee

D�e�nition

La coh�erence d'entr�ee est un mod�ele hybride propos�e par Bershad et Zekauskas
[BZ91b] qui prend en compte la relation entre les variables de synchronisation
qui prot�egent les sections critiques et les variables partag�ees qui se trouvent �a
l'int�erieur des sections critiques. La m�emoire n'est coh�erente qu'au moment o�u
le processeur obtient le verrou et entre en section critique. De plus, les donn�ees
coh�erentes ne sont que celles acc�ed�ees �a l'int�erieur de cette r�egion.

Les verrous sont obtenus soit de mani�ere exclusive soit de fa�con non-exclusive.
Les variables de synchronisation non-exclusives peuvent appartenir simultan�e-
ment �a plusieurs processeurs et implantent des sections critiques en lecture.

Selon Bershad et Zekauskas, "un syst�eme m�emoire est coh�erent d'entr�ee si:

{ (i) un acc�es d'obtention d'un verrou s ne s'ex�ecute par rapport au proces-
seur p que quand toutes les modi�cations pr�ec�edentes faites sur les donn�ees
gard�ees par s sont termin�ees par rapport �a p.

{ (ii) l'ex�ecution d'un acc�es exclusif �a une variable de synchronisation s par
le processeur p n'est e�ectu�ee que quand aucun processeur ne d�etient s de
fa�con exclusive.

{ (iii) apr�es l'obtention d'une variable de synchronisation s par le processeur
p de mani�ere exclusive, aucune obtention non-exclusive de s n'est e�ectu�ee
jusqu'au moment du relâchement de s par p".

Dans la coh�erence d'entr�ee, plusieurs processeurs peuvent se trouver en même
temps �a l'int�erieur de sections critiques distinctes. Ceci n'est pas possible sur
la coh�erence �a la lib�eration. De plus, plusieurs processeurs peuvent être simul-
tan�ement �a l'int�erieur d'une même section critique gard�ee par une variable de
synchronisation non-exclusive.
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Implantation

La coh�erence d'entr�ee a �et�e implant�e par les auteurs dans le syst�eme Mid-
way. De fa�con similaire �a TreadMarks, un ensemble d'estampilles est utilis�e pour
maintenir l'ordre de synchronisation. La coh�erence est assur�ee au moment de la
prochaine obtention de l'objet de synchronisation. Contrairement aux syst�emes
pr�esent�es jusqu'�a maintenant, la coh�erence n'est garantie que pour les variables
gard�ees pour l'objet de synchronisation.

2.2.11 Autres mod�eles

Dans ce paragraphe, nous pr�esentons quelques autres mod�eles de coh�erence
de la m�emoire qui ont �et�e d�e�nis dans la litt�erature. Ces mod�eles sont moins
r�epandus que les mod�eles pr�esent�es dans les paragraphes pr�ec�edents. Ainsi, nous
ne d�ecrivons ici que leur d�e�nitions originelles.

TSO (Total Store Order)

Le mod�ele TSO a �et�e d�e�ni pour l'architecture SPARC [Sun93]. Dans ce
mod�ele, les processeurs ont chacun une m�emoire locale. Une m�emoire globale est
partag�ee par tous les processeurs. L'�ecriture est e�ectu�ee initialement dans la
m�emoire locale du processeur qui a lanc�e l'op�eration. Ensuite, la nouvelle valeur
est stock�ee dans un tampon d'�ecriture. La vidange de ce tampon suit l'ordre
FIFO. D�es qu'une valeur est �ecrite dans la m�emoire globale, elle est supprim�ee de
la m�emoire locale du n�ud qui a lanc�e l'�ecriture. Les lectures sont e�ectu�ees soit
localement, quand la valeur se trouve encore dans la m�emoire locale, soit dans la
m�emoire globale, dans le cas contraire.

Coh�erence R�etard�ee

La coh�erence r�etard�ee (delayed consistency) a �et�e propos�ee par Dubois et al.
[D+91]. La coh�erence r�etard�ee permet que les invalidations soient stock�ees dans
un tampon du processeur pi jusqu'�a l'ex�ecution de la prochaine acquisition par
le processeur pi. Ce mod�ele est en fait un a�aiblissement de la coh�erence �a la
lib�eration.

2.2.12 Relation entre les mod�eles

Les di��erents mod�eles de coh�erence de la m�emoire qui ont �et�e pr�esent�es dans
les paragraphes pr�ecedents peuvent être compar�es. Pour la comparaison entre les
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mod�eles, les diagrammes de Venn sont couramment utilis�es. Pour le cas des mo-
d�eles de coh�erence, les diagrammes de Venn sont con�cus en consid�erant l'ensemble
des historiques possibles sur le mod�ele.

La taille du carreau associ�e au mod�ele donne une id�ee du nombre d'historiques
possibles sur ce mod�ele. Ainsi, les mod�eles qui pr�esentent une grande surface sont
les mod�eles plus relâch�es.

L'existence d'une intersection entre deux mod�eles a et b montre que quelques
historiques valides dans le mod�ele a y sont aussi dans le mod�ele b. Un mod�ele a
est contenu dans un mod�ele b si tous les historiques produits dans a peuvent être
produits dans b.

La �gure 2.12 montre la relation entre les mod�eles uniformes. Cette �gure
est en e�et l'union des diagrammes de Venn pr�esent�es dans [HA90], [KNA93] et
[A+92].

AT_DYN

SC

PC

CAUSALE

PRAM

LENTE

AT_REG

AT_SURE

AT_STAT

Fig. 2.12 { Relation entre les mod�eles uniformes

Dans la �gure 2.12, trois hi�erarchies sont r�epr�esent�ees:

1. AT STAT � AT DYN � AT REG � AT SURE
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2. AT STAT � AT DYN � SC � CAUSALE � PRAM � LENTE

3. AT STAT � AT DYN � SC � PC � PRAM � LENTE

Nous pouvons noter qu'il existe des mod�eles qui permettent uniquement un
sous-ensemble des historiques possibles dans un autre mod�ele. Ces mod�eles sont
dits incomparables. C'est le notamment le cas des mod�eles CAUSAL et PC et
des mod�eles AT SURE et SC, par exemple.

La relation entre les mod�eles hybrides, r�epresent�ee dans la �gure 2.13, est
beaucoup plus simple.

FAIBLE

LIBERATION

ENTREE

Fig. 2.13 { Relation entre les mod�eles hybrides

Nous voyons ici que la coh�erence �a la lib�eration est en e�et un a�aiblisse-
ment des contraintes de coh�erence impos�ees par la coh�erence faible. De même, la
coh�erence d'entr�ee est strictement plus relâch�ee que les deux autres mod�eles.

2.3 Op�erations de synchronisation distribu�ees

Les processus qui composent une application parall�ele int�eragissent souvent
pour l'ach�evement d'une tâche. Sur la m�emoire partag�ee, cette interaction est
r�ealis�ee sous la forme de lectures et �ecritures de variables et se transforme faci-
lement en interf�erence. L'interf�erence entre processus peut g�en�erer des r�esultats
inattendus et, pour cette raison, doit être contrôl�ee. Les m�ecanismes de synchro-
nisation sont mis �a disposition des programmeurs pour �eviter l'interf�erence et
garantir l'ordonnancement des acc�es �a la m�emoire partag�ee.

De fa�con g�en�erale, la synchronisation engendre la s�erialisation des acc�es. Cette
perte de parall�elisme est naturelle et est d�etermin�ee par l'algorithme. N�eanmoins,
il existe un surcoût important rajout�e par l'implantation des primitives de syn-
chronisation elle-même. Un des d�e�s pr�esent�es aux syst�emes �a m�emoire virtuelle
partag�ee est celui de r�eduire ce surcoût. Dans un environnement parall�ele, o�u les
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informations sont partielles et distribu�ees sur plusieurs n�uds, cette tâche s'av�ere
di�cile.

Nous pr�esentons par la suite les m�ecanismes de synchronisation classiques qui
existent dans la litt�erature aussi bien que les probl�emes pos�es par leur implanta-
tion sur les syst�emes parall�eles.

2.3.1 Support mat�eriel pour la synchronisation

Test&Set

En g�en�eral, quelques primitives simples et de bas niveau sont implant�ees di-
rectement par le mat�eriel. Le Test&Set est un exemple de primitive simple tr�es
r�epandue. Plusieurs m�ecanismes de synchronisation plus complexes ont �et�e im-
plant�es �a l'aide de cette primitive [DSB86].

La s�emantique du Test&Set est la suivante:

Test&Set(l): temp = l; l = 1;
return(temp);

Reset(l): l = 0;

L'exclusion mutuelle est garantie par la r�ep�etition de Test&Set jusqu'�a ce que
la valeur de l soit �egale �a 0.

Compare&Swap

La primitive Compare&Swap est aussi implant�ee par le mat�eriel. Sa s�eman-
tique est la suivante:

Compare&Swap(r1; r2; w): temp = w;

si (temp == r1)
w = r2; z = 1;

sinon

r1 = temp; z = 0;
return(z);

Le Compare&Swap poss�ede trois param�etres: la valeur d�emand�ee, la nouvelle
valeur et une position m�emoire. Si la valeur originale de la position m�emoire est
�egale �a la valeur demand�ee, la nouvelle valeur est attribu�ee �a la position m�emoire,
de fa�con atomique. Sinon, faux est retourn�e.
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2.3.2 Primitives de synchronisation

Verrous

Les verrous sont des structures de donn�ees partag�ees qui garantissent l'exclu-
sion mutuelle par logiciel. En g�en�eral, le verrou est accord�e �a un processeur �a la
fois. Pour acc�eder �a une section critique, un processeur doit d'abord obtenir la
propri�et�e du verrou (verrouillage). A la sortie de la section critique, le verrou est
relâch�e de fa�con atomique.

La cat�egorie de verrou la plus simple est le verrou spin. Le processus qui d�esire
acqu�erir un verrou reste en attente active jusqu'�a la lib�eration du verrou. L'utili-
sation de ce type de verrou doit être �ecart�ee car l'attente active gaspille le temps
du processeur. N�eanmoins, les verrous spin sont souvent utilis�es sur les multi-
processeurs �a cause de la simplicit�e de leur implantation. Quelques algorithmes
performants et extensibles ont �et�e propos�es dans [MSG92].

Les verrous mutex sont des verrous bloquants. L'attente d'un verrou par un
processus est accomplie par le blocage de son ex�ecution. D�es que le verrou est
lib�er�e, le processus en attente reprend l'ex�ecution.

Dans certains syst�emes, les applications peuvent choisir le type de verrou
le plus adapt�e �a leur ex�ecution (spin ou mutex) [MSG92]. D'autres syst�emes
proposent des verrous adaptatifs, o�u le syst�eme lui-même d�ecide le type de verrou
en observant les caract�eristiques des applications parall�eles.

Un verrou de lecture/�ecriture permet l'entr�ee simultan�ee de plusieurs lecteurs
dans une même section critique. Ceci permet une sorte de concurrence dans l'ex�e-
cution des sections critiques.

Variables condition

Les variables condition sont utilis�ees pour ordonnancer l'ex�ecution des dif-
f�erents processus. Elles permettent qu'un processus se bloque en attendant une
action d'un autre processus. Une variable condition est associ�ee �a quelques va-
riables partag�ees prot�eg�ees par un verrou et �a une condition. Un processus obtient
le verrou et examine la condition. Si elle n'est pas vraie, le verrou est relâch�e de
fa�con atomique et le processus est bloqu�e. D�es qu'un processus modi�e la va-
leur des variables partag�ees, les processus en attente reprennent leur ex�ecution
et testent la condition de nouveau.
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S�emaphores

Les s�emaphores ont �et�e d�e�nis par Dijkstra dans [Dij65]. Un s�emaphore est une
variable enti�ere qui n'admet que des valeurs positives. Deux op�erations peuvent
être ex�ecut�ees sur un s�emaphore: P (sem) et V (sem). L'op�eration P est d�e�nie
comme suit:

P (sem): si (sem > 0) alors sem = sem� 1;
sinon bloque le processus();

L'op�eration P d�ecr�emente la valeur du s�emaphore si cette derni�ere est sup�e-
rieure �a 0. Si la valeur du s�emaphore est 0, le processus qui a ex�ecut�e l'op�eration
P est mis en attente. L'ex�ecution de ces op�erations est toujours faite de mani�ere
atomique.

La s�emantique de l'op�eration V est la suivante:

V (sem): si (pas de processus en attente) sem = sem+ 1;
sinon debloque processus en attente();

L'op�eration V est �egalement indivisible. Elle incr�emente la valeur du s�ema-
phore concern�e. Les processus en attente sont aussi r�eveill�es.

L'utilisation des s�emaphores est tr�es r�epandue dans l'implantation des sys-
t�emes d'exploitation [Les93]. Ils sont aussi utiles pour la construction de primi-
tives de synchronisation plus �elabor�es.

Barri�eres de synchronisation

La barri�ere de synchronisation est utilis�ee pour synchroniser plusieurs proces-
sus parall�eles. Tous les processus qui se synchronisent sur une barri�ere doivent
l'atteindre avant que l'ex�ecution continue. Une barri�ere de synchronisation est
d�e�nie comme suit:

barriere(N): compteur = compteur + 1;
if (compteur >= N)
debloque processus en attente();

compteur = 0;
sinon

bloque processus();

Les N � 1 premiers processus qui ex�ecutent la barri�ere sont bloqu�es. L'ex�e-
cution de la barri�ere par le N-�eme processus fait que les processus bloqu�es sur la
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barri�ere reprennent leur ex�ecution.

2.3.3 Implantation des m�ecanismes de synchronisation

Dans une machine parall�ele, l'implantation des m�ecanismes de synchronisation
doit être r�ealis�ee de telle sorte que le surcoût rajout�e soit petit. En leur essence, ces
m�ecanismes sont critiques puisque g�en�eralement il existe une grande contention
dans l'acc�es aux variables de synchronisation.

Les questions soulev�ees par une implantation parall�ele de la synchronisation
se posent sur trois aspects: la localisation des variables de synchronisation, la
politique utilis�ee pour accorder une variable �a un processus et le m�ecanisme de
communication par lequel la synchronisation sera implant�ee.

Localisation des objets de synchronisation

La question qui concerne la localisation des objets de synchronisation est en
g�en�eral r�esolue par des algorithmes de recherche d'entit�es dans un environnement
distribu�e. Les solutions les plus utilis�ees sont celles propos�ees par Li et Hudak
dans [LH89]: l'algorithme centralis�e, l'algorithme distribu�e �xe et l'algorithme
distribu�e dynamique. Même si ces algorithmes ont �et�e originellement d�e�nis pour
la recherche des pages, ils peuvent être �egalement appliqu�es au cas des variables
de synchronisation. La description d�etaill�ee de ces algorithmes est pr�esent�ee dans
le paragraphe 2.4.

Politique d'attribution d'objets de synchronisation

Au moment de la lib�eration d'un objet de synchronisation, plusieurs proces-
seurs peuvent être en attente. La politique de verrouillage d�etermine le prochain
processeur �a acqu�erir l'objet. A �n d'assurer l'�equit�e et �eviter la famine, une po-
litique FIFO stricte peut être utilis�ee. Dans ce cas, les processeurs sont servis
selon l'ordre d'arriv�ee des requêtes. Toutefois, des protocoles plus complexes sont
souvent utilis�es pour r�eduire le tra�c d'objets de synchronisation sur le r�eseau.

Implantation des objets de synchronisation

Deux approches sont souvent utilis�ees pour l'implantation des op�erations de
synchronisation: l'implantation par �echange de messages et l'implantation par
variables partag�ees.
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Les variables partag�ees semblent être le choix naturel pour l'implantation des
objets de synchronisation. Le syst�eme �a m�emoire partag�ee reste simple et �el�egant
car il est aussi utilis�e pour implanter ses propres primitives [LH89]. N�eanmoins,
ce type d'implantation ne prend pas en compte le principe de la localit�e, une
propri�et�e fondamentale �a plusieurs mod�ele de programmation. Les acc�es aux va-
riables de synchronisation respectent rarement ce principe. Par cons�equent, la
plupart des implantations de ce type sont tr�es peu performantes, g�en�erant des
grands surcoûts.

Bien que moins �el�egant, l'�echange de messages est souvent pr�ef�er�e pour l'im-
plantation des variables de synchronisation. Dans cette approche, les acc�es aux
variables de synchronisation sont en r�ealit�e traduits en appels au syst�eme, qui se
charge de g�erer la synchronisation.

2.4 Gestion des pages

La plupart des syst�emes �a m�emoire virtuelle partag�ee ont recours �a la pagina-
tion. Ce m�ecanisme divise le programme en unit�es de même taille appel�ees pages.
A la limite, l'ex�ecution d'un programme est possible d�es que la page couramment
r�ef�erenc�ee est en m�emoire. Ceci permet l'ex�ecution de programmes dont la taille
est plus grande que celle de la m�emoire principale.

N�eanmoins, le rajout de cette fonctionnalit�e entrâ�ne des coûts additionnels au
syst�eme. D'abord, �a chaque acc�es �a la m�emoire on doit �etablir la correspondance
entre l'adresse virtuelle (g�en�er�ee par le compilateur) et l'adresse physique (la
position de la m�emoire physique o�u la donn�ee se trouve). Ceci est r�ealis�e par un
dispositif mat�eriel appel�e MMU 1.

Le partage des donn�ees dans un environnement pagin�e devient aussi plus
complexe. Etant l'unit�e de transfert, la page est souvent choisie aussi comme
l'unit�e de partage. Dans ce contexte, le probl�eme du faux partage y est rajout�e.

Dans les paragraphes qui suivent, nous d�etaillons le m�ecanisme de gestion des
pages ainsi que les solutions couramment adopt�ees pour r�esoudre le faux partage.

2.4.1 Le gestionnaire des pages

Dans un syst�eme parall�ele �a m�emoire virtuelle partag�ee, la localisation phy-
sique d'une page change souvent au cours du temps. Toutefois, le syst�eme doit
quand même être capable de retrouver une page pour laquelle il existe une re-
quête en cours. Le gestionnaire de la page est l'entit�e charg�ee de garder la trace
de la localisation de la page dans le syst�eme. Un gestionnaire est souvent associ�e

1: MMU - Memory Management Unit
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�a chaque page. La fonction principale de ce gestionnaire est de g�erer les informa-
tions concernant la page comme les permissions d'acc�es, l'usage et la localisation.
En d'autres termes, c'est le gestionnaire de la page p qui maintient l'entr�ee de la
table de pages correspondant �a la page p.

La structure du gestionnaire des pages peut être centralis�ee, distribu�ee �xe
ou distribu�ee dynamique [LH89].

Gestionnaire centralis�e

Dans l'approche centralis�ee, il n'existe qu'un gestionnaire pour toutes les pages
et il se trouve sur un n�ud unique. Chaque fois qu'un processeur d�esire connâ�tre
la localisation d'une page, il envoie un message au gestionnaire.

Selon le type de l'implantation, le gestionnaire peut r�epondre par l'identit�e du
processeur qui d�etient la page ou bien envoyer la requête de la page au processeur
qui la poss�ede. La derni�ere approche n'utilise que 3 messages pour le chargement
d'une page tandis que la premi�ere en utilise 4. De toute fa�con, ce style de ges-
tionnaire est rarement utilis�e. Même pour un nombre moyennement important
de requêtes, il devient vite surcharg�e.

Gestionnaire distribu�e �xe

La mani�ere la plus simple de distribuer la gestion des pages est d'attribuer
statiquement la gestion d'un sous-ensemble des pages �a chaque processeur. Cette
technique, connue sous le nom de gestion distribu�ee �xe, est souvent employ�ee
pour la gestion des pages. Le choix des pages g�er�ees par un processeur peut être
fait par des techniques tr�es simples comme "l'a�ectation modulo N" ou par des
techniques de hachage plus �elabor�ees.

Quand un d�efaut de page sur la page p se produit, le processeur envoie la re-
quête au processeur G(p). Ayant re�cu la requête, le gestionnaire G(p) se comporte
comme dans le cas centralis�e. Dans quelques syst�emes, la fonction de hachage uti-
lis�ee pour obtenir le gestionnaire G(p) peut être fournie par l'utilisateur.

Gestionnaire distribu�e dynamique

Dans l'approche distribu�ee dynamique, le gestionnaire de la page est un des
processeurs qui poss�edent une de ses copies. La localisation du n�ud gestionnaire
est donn�ee par un champ dans un tableau local �a chaque processeur. Comme
ce champ ne nous donne qu'une notion approximative du gestionnaire de la
page, il est appel�e "propri�etaire probable" (ProbOwner). Quand un processeur
est en d�efaut de page, il envoie un message au processeur ProbOwner. Si ce
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même processeur est le gestionnaire, l'algorithme se comporte comme dans le
cas d'un gestionnaire centralis�e. Sinon, la requête de la page est envoy�ee au pro-
cesseur indiqu�e sur son propre champ ProbOwner. A la �n de la châ�ne Pro-
bOwner(ProbOwner(ProbOwner(...))), nous retrouvons le vrai gestionnaire de la
page. Selon [LH89], le gestionnaire distribu�e dynamique pr�esente les meilleures
performances. Harold Castro propose dans [Cas95] une variation de l'algorithme
distribu�e dynamique qui pro�te des m�ethodes de routage pour retrouver le ges-
tionnaire de la page. L'algorithme propos�e est prouv�e correct et extensible.

2.4.2 Table de Pages

Les tables de page sont des structures de donn�ees qui maintiennent la corres-
pondance entre l'adresse virtuelle et l'adresse physique. De plus, elles stockent
des informations de contrôle d'acc�es et des bits d'�etats des pages. Les tables de
pages sont souvent organis�ees selon la "projection directe" (forward mapped) ou
selon la "projection inverse" (inversed).

Projection directe

Les tables projet�ees directement utilisent en g�en�eral des bits de l'adresse vir-
tuelle pour acc�eder �a une hi�erarchie de tableaux. Le niveau le plus bas de cette
hi�erarchie contient l'entr�ee associ�ee �a l'adresse virtuelle. La �gure 2.14 montre ce
type d'organisation.

Pt1 Pt2

Bits    10      10          12 

Pt1     Pt2       offset

Fig. 2.14 { Table de pages directement projet�e



64 2. La m�emoire virtuelle partag�ee

Dans la �gure 2.14, les dix bits plus signi�catifs de l'adresse virtuelle (PT1)
sont utilis�es pour acc�eder un tableau. Ce tableau contient en fait l'adresse de
base d'un autre tableau. Cette adresse de base associ�ee aux dix bits suivants
(PT2) donnent le num�ero de la page dans laquelle la donn�ee r�eside. Les bits
moins signi�catifs de l'adresse virtuelle sont le d�eplacement de la donn�ee dans
cette page. Cette �gure illustre une organisation �a deux niveaux.

La taille d'une table directement projet�ee d�epend de la taille de la m�emoire
virtuelle allou�ee aux processus. Ainsi, le nombre de niveaux doit augmenter quand
la taille de l'espace d'adressage croit. Par ailleurs, il existe une table de pages par
processus. D'apr�es les consid�erations faites ci-dessus, nous pouvons noter que
cette organisation, bien que tr�es exible, n'est pas adapt�ee aux architectures �a
64 bits. Il leur faut de trop nombreaux niveaux pour bien la g�erer ([JH93] estime
qu'il faut cinq niveaux).

A�n de r�esoudre ce probl�eme, les tables invers�ees ont �et�e propos�ees.

Table de page invers�ee

Au contraire des tables directement projet�ees, la table invers�ee est organis�ee
par adresse physique. L'obtention d'une adresse virtuelle �a partir d'une adresse
physique est imm�ediate. N�eanmoins, c'est la correspondance inverse qui nous
int�eresse. Pour la d�eterminer, nous avons recours �a une table de hachage auxi-
liaire (HAT) acc�ed�ee �a travers une fonction qui prend comme argument l'adresse
physique. L'organisation invers�ee est illustr�ee par la �gure 2.15.

Adresse Virtuelle

Hash

+

+

+ AV

Adresse physique

Table de
hashage

(HAT)

Adresse de base
    HAT

virtuels (DVIR)

Adresse de

base DVIR

Repertoire d’adresses

Fig. 2.15 { Table de pages invers�ee

Dans la �gure 2.15, une fonction de hachage est appliqu�ee �a l'adresse virtuelle.
Le r�esultat de cette op�eration associ�e �a l'adresse de base de la table de hachage
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(HAT) donnent un num�ero de page physique. Ce num�ero de page est l'indice
du r�epertoire d'adresses virtuelles (DVIR), qui est en fait une table de pages
organis�ee par adresse physique. La comparaison entre l'adresse virtuelle contenue
dans le DVIR et l'adresse virtuelle originelle d�etermine si la page trouv�ee est bien
celle qu'on recherche. Si les adresses ne sont pas les mêmes, une recherche est
faite dans une liste d'entr�ees en conit. De fa�con similaire au cas pr�ecedent, les
bits moins signi�catifs sont le d�eplacement dans la page.

Dans le cas des tables de page inhvers�ees, il existe une table de page par
processeur et cette table est partag�ee par tous les processus qui s'y ex�ecutent.
Cette organisation est utilis�ee en g�en�eral sur les processeurs qui o�rent un tr�es
grand espace d'adressage car la taille de la table des pages ne d�epend que de la
taille de la m�emoire physique.

Les informations concernant la page

La fonction principale d'une table de pages est de r�ealiser la correspondance
entre l'adresse virtuelle de la page et son adresse physique. Un des champs conte-
nus dans une entr�ee de la table de pages est alors son adresse physique.

N�eanmoins, il existe plusieurs autres informations associ�ees �a une page. En
dehors de l'adresse physique, les champs les plus courants dans une table de
pages sont: les droits d'acc�es, le verrou, l'indicateur de r�ef�erence, l'indicateur de
modi�cation et l'indicateur de blocage en m�emoire, l'indicateur de "cacheable".

L'utilisation de la m�emoire virtuelle partag�ee a rajout�e au moins un champ
�a l'ensemble d'informations associ�ees aux pages. Il s'agit de l'ensemble de pro-
cesseurs qui d�etiennent une copie de la page. Ce champ est maintenu dans une
structure de donn�ees annexe. La structure du champ "ensemble de copies" est
d�etaill�ee ci-apr�es.

L'ensemble de copies - A un instant donn�ee, plusieurs copies d'une même
page peuvent se trouver sur des n�uds distincts. Dans le pire des cas, des copies
d'une même page peuvent être plac�ees sur tous les n�uds du syst�eme. A�n de
garder la trace d'une page, un champ compos�e, l'ensemble de copies, est souvent
utilis�e. L'ensemble de copies contient les processeurs qui poss�edent une copie de
la page dans leur m�emoire locale. Il existe un ensemble de copies par page et il
peut être implant�e de plusieurs fa�cons [LH89]:

{ vecteur de bits: si le processeur d�etient la page, le bit correspondant est
mis �a 1. Sinon, le bit reste 0. Cette implantation, bien que simple, n'est
pas extensible car la taille de l'ensemble de copies d�epend du nombre de
processeurs qui composent le syst�eme. Ce sch�ema est aussi utilis�e dans les
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protocoles de gestion du cache sur le nom de r�epertoire totalement projet�e
("fully mapped directory").

{ liste châ�n�ee: l'ensemble de copies est repr�esent�e par une liste châ�n�ee
des processeurs qui d�etiennent une copie de la page. Au contraire de la
premi�ere approche, la taille de l'ensemble de copies d�epend cette fois-ci du
nombre de processeurs qui partagent la donn�ee et non du nombre total de
processeurs du syst�eme. Bien que l'approche de liste châ�n�ee soit extensible,
les op�erations sur les copies sont ex�ecut�ees de mani�ere s�equentielle. Le SCI 2

[DVJ90] est un exemple de protocole de coh�erence du cache qui se sert des
listes doublement châ�n�ees pour maintenir l'ensemble des copies.

{ vecteur de bits des voisins: dans cette approche, le copyset ne tient
compte que des n�uds physiquement connect�es (voisins directs) qui pos-
s�edent la donn�ee. La taille du copyset est constant et �egale au nombre
de voisins directs. Comme le cas pr�ec�edent, cette approche est extensible.
N�eanmoins, une op�eration d'invalidation ou mise �a jour doit être faite par
propagation.

2.4.3 Placement des pages

R�esoudre le probl�eme du placement de pages consiste �a d�eterminer la meilleure
mani�ere d'allouer les pages aux processeurs. Cette distribution a une inuence sur
le temps d'ex�ecution d'un programme. Si les pages r�ef�erenc�ees par un processeur
se trouvent sur un n�ud �eloign�e, l'op�eration de chargement devient coûteuse en
tra�c sur le r�eseau aussi bien qu'en temps.

Dans les syst�emes monoprocesseur, o�u le mouvement de donn�ees se fait entre
la m�emoire et le disque, les pages sont initialement plac�ees sur le disque et char-
g�ees en m�emoire �a la demande. Dans un environnement multiprocesseur, o�u les
m�emoires distantes peuvent être utilis�ees, des m�ethodes alternatives ont �et�e �etu-
di�ees.

Un sch�ema g�en�erique de distribution de pages attribue les pages aux n�uds
de fa�con circulaire (p mod n). Si le mod�ele de programmation en question est
le SPMD 3, une copie de la premi�ere page de donn�ees du programme peut être
plac�ee sur tous les processeurs a�n d'�eviter des d�efauts de page �a l'occasion des
premiers acc�es.

Deux m�ethodes d'allocation plus performantes ont �et�e propos�ees par Clancey
et al. dans [CF90]. Le premier fait la division des n�uds du syst�eme en groupes et

2: SCI- Scalable Coherent Interface
3: SPMD - Single Program Multiple Data
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distribue une copie compl�ete du programme �a chaque groupe. Bien que cette m�e-
thode r�eduise la distance moyenne entre les n�uds qui participent au traitement
du d�efaut de page, son coût en m�emoire est tr�es �elev�e.

Une seconde m�ethode consiste �a d�eterminer les donn�ees qui pr�esentent une
haute fr�equence de d�efauts de page �a l'aide du compilateur ou des ex�ecutions
pr�ec�edentes du même programme. Ces donn�ees sont alors dupliqu�ees sur chaque
n�ud. Cette m�ethode pr�esente un coût en m�emoire encore �elev�e bien qu'inf�erieur
�a celui de la m�ethode pr�ec�edente. De plus, l'exactitude de l'estimation des donn�ees
fr�equemment utilis�ees d�epend soit du compilateur soit des ex�ecutions pr�ec�edentes
et, dans le cas le plus g�en�eral, cette estimation est tr�es conservative.

2.4.4 Chargement des pages

Le probl�eme du chargement des pages consiste �a d�eterminer le moment o�u
une page sera charg�ee en m�emoire. Deux strat�egies sont souvent utilis�ees: le char-
gement �a la demande et le pr�echargement.

La premi�ere strat�egie e�ectue le chargement d'une page en m�emoire au mo-
ment de la r�ef�erence �a son contenu. Cette technique est appel�ee "pagination �a la
demande" car les pages sont charg�ees �a la demande et non �a l'avance. Plusieurs
remarques peuvent être faites �a propos d'une telle politique.

D'abord, le chargement n'est e�ectu�e que pour les pages r�ef�erenc�ees. Ceci
�evite le gaspillage du temps d'ex�ecution aussi bien que d'occupation m�emoire car
les pages non-r�ef�erenc�ees ne sont pas charg�ees. N�eanmoins, �a chaque op�eration
de chargement, il faut interrompre l'ex�ecution du processus pendant un d�elai
consid�erable.

Si toutes les pages d'un processus sont r�ef�erenc�ees, alors il est pr�ef�erable de
charger toutes les pages en m�emoire avant le d�ebut de l'ex�ecution. Heureusement,
ceci n'est pas le cas typique et le chargement �a la demande donne fr�equemment
des tr�es bons r�esultats.

La deuxi�eme approche est le pr�echargement des pages. Elle consiste �a d�eter-
miner les pages qui seront utilis�ees dans un futur proche par le processus et les
charger en m�emoire avant qu'une r�ef�erence �a celles-ci ne se soit produite [LE91].

L'objectif d'un module de pr�echargement des pages est de r�eduire le d�elai
caus�e par les d�efauts de page et, par cons�equent, de r�eduire le temps d'ex�ecution
de l'application.

Toutefois, le coût d'une op�eration de pr�echargement est important car il com-
prend une op�eration de chargement de page en m�emoire locale. Des mauvaises
d�ecisions de pr�echargement entrâ�nent des op�erations inutiles de chargement de
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pages. Ainsi, le r�eseau d'interconnexion et les m�emoires locales des n�uds peuvent
devenir surcharg�ees avec des pages qui ne seront jamais r�ef�erenc�ees.

A cause de son coût �elev�e, le m�ecanisme de pr�echargement de pages doit être
con�cu de mani�ere �a maintenir petite la probabilit�e d'occurrence des mauvaises
d�ecisions.

L'e�cacit�e d'une strat�egie de pr�echargement d�epend de la pertinence de l'es-
timation des r�ef�erences futures �a la m�emoire. Pour l'am�eliorer, quelques syst�emes
parall�eles utilisent des annotations fournies soit par le programmeur soit par le
compilateur. D'autres ex�ecutent le programme au pr�ealable pour avoir une trace
des r�ef�erences g�en�er�ees et l'utiliser pour pr�evoir son comportement lors de ses
prochaines ex�ecutions [SC93].

2.4.5 Remplacement des pages

Il n'existe pas de solution id�eale pour le remplacement de pages car un tel al-
gorithme n�ecessite de connâ�tre les r�ef�erences futures, ce qui est impossible dans
le cas le plus g�en�eral. Parmi les algorithmes optimaux propos�es pour le rempla-
cement des pages, le plus connu est celui de Belady [Bel66]. Bien qu'optimal,
cet algorithme est dit non r�ealisable, car il n�ecessite de la châ�ne compl�ete des
r�ef�erences aux pages avant le d�ebut de l'ex�ecution du programme.

Pour le cas des monoprocesseurs, les algorithmes de remplacement de pages
ont �et�e beaucoup �etudi�es tant du point de vue th�eorique que pratique [Tan87].
La grande majorit�e des algorithmes r�ealisables propos�es tire pro�t du principe
de la localit�e et consid�erent qu'une page peu r�ef�erenc�ee r�ecemment a une petite
probabilit�e d'être r�ef�erenc�ee dans un futur proche.

Dans un syst�eme �a m�emoire virtuelle partag�ee, un niveau interm�ediaire est
introduit entre la m�emoire locale et le disque. Ce niveau compreend les m�emoires
de tous les n�uds �a distance. En plus de choisir la page �a remplacer, nous devons
donc d�eterminer o�u la mettre.

Nous pr�esentons dans ce paragraphe les solutions propos�ees dans la litt�erature
pour r�esoudre ces deux probl�emes: le choix de la page �a remplacer et le choix de
la nouvelle localisation de cette page.

Le choix de la page �a remplacer

En g�en�eral, la page choisie pour lib�erer de la place est celle qui a �et�e le moins
r�ecemment utilis�ee (LRU) [Den70]. La plupart des syst�emes monoprocesseurs im-
plantent des variations de cet algorithme. Quand plusieurs processus partagent
la m�emoire, l'algorithme LRU peut consid�erer soit les pages du processus en ex�e-
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cution (politique locale) soit toutes les pages en m�emoire (politique globale). De
fa�con g�en�erale, les algorithmes globaux donnent des meilleurs r�esultats [Tan87].

Le choix d'une page modi��ee entrâ�ne des op�erations de mise �a jour de cette
page sur le disque. Evidemment, le coût de cette d�ecision est plus �elev�e que ce-
lui du choix d'une page inalt�er�ee. N�eanmoins, les algorithmes de remplacement
propos�es pour les architectures monoprocesseur ne prennent pas ce coût en consi-
d�eration et aucune distinction n'est r�ealis�ee entre les deux types de page.

Au contraire, la plupart des algorithmes propos�es pour les architectures pa-
rall�eles prennent en compte les types de pages. Ils divisent les cadres de pages en
cat�egories, attribuent des priorit�es �a chaque cat�egorie et ex�ecutent l'algorithme
LRU pour chaque cat�egorie de cadres [LS89] [LP92]. Il faut noter qu'une page
en lecture peut avoir �et�e modi��ee. Dans un moment pass�e, elle a pu avoir la
permission d'�ecriture qui lui a �et�e post�erieurement retir�ee.

Le tableau ci-dessous nous montre un exemple d'attribution de priorit�es par
cat�egories de pages qui a �et�e utilis�e dans Shiva [LS89]:

cat�egorie de la page priorit�e
�ecriture 1
lecture-prop 4 2
lecture 3
libre 4

Les cat�egories de priorit�e plus �elev�ee sont cherch�ees d'abord.

La nouvelle localisation de la page

Une fois la page �a supprimer de la m�emoire locale choisie, il faut d�eterminer
sa nouvelle localisation. La plupart des algorithmes propos�es envoient la page
�a remplacer au disque, s'il y a eu des modi�cations. Toutefois, la plupart des
architectures parall�eles comportent des r�eseaux d'interconnexion point-�a-point
et un transfert vers le disque n�ecessite en g�en�eral de traverser plusieurs n�uds
interm�ediaires. Si une m�emoire �a distance a de la place disponible, l'envoi de la
page �a cette m�emoire est souvent une op�eration moins coûteuse que l'�ecriture de
la page sur le disque.

Ce probl�eme est illustr�e par la �gure 2.16. Sur un r�eseau d'interconnexion en
grille, une page modi��ee sur le n�ud 12 est choisie par l'algorithme de remplace-
ment. Le coût de cette op�eration est de six transferts entre n�uds et un transfert

4: lecture-prop: la page est charg�ee en lecture dans le n�d gestionnaire
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Fig. 2.16 { Algorithmes de remplacement de pages

vers le syst�eme d'entr�ee/sortie. Sur les syst�emes o�u le remplacement est fr�equent,
cette solution cr�ee un tra�c important sur le r�eseau d'interconnexion et fait que
le syst�eme de E/S devienne rapidement un goulot d'�etranglement.

A�n d'�eviter ces probl�emes, nous pouvons placer la page en question sur un
n�ud qui a de la place libre dans sa m�emoire. Dans le futur, la page sera �ecrite
sur le disque, mais cette op�eration est retard�ee.

Le c�ur des algorithmes qui placent les pages sur les n�uds �a distance est la
fa�con de choisir le n�ud qui a de la place libre dans sa m�emoire. Ce probl�eme
ressemble beaucoup au probl�eme de placement des processus sur les processeurs,
qui est NP-complet. Comme celui-ci, le placement des pages sur les n�uds n'a
pas de solution optimale.

La nature dynamique de la m�emoire rend l'�evolution de son taux d'occupation
impr�evisible. Par exemple, une m�emoire peut avoir beaucoup d'espace libre �a un
moment donn�e et ne plus en avoir du tout �a la suite d'une op�eration d'alloca-
tion dynamique �a l'instant suivant. De même, une grande partie de la m�emoire
peut être lib�er�ee d'un moment �a l'autre par la terminaison de l'ex�ecution d'un
processus.

Dans un syst�eme parall�ele, la r�eception d'un message contenant l'occupation
oc(m) d'une m�emoire veut simplement dire que l'occupation de la m�emoire m
�etait oc(m) dans un pass�e proche. Il n'est pas sûr que l'occupation oc(m) n'ait
pas chang�e entre l'envoi du message et sa r�eception.

Ainsi, la d�ecision de placer une page dans une m�emoire est toujours prise
sur des informations partielles �a propos de l'�etat des m�emoires �a distance. Il est
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possible, alors, d'envoyer une page �a un n�ud dont la m�emoire est enti�erement
occup�ee. L'algorithme de remplacement doit pr�evoir ce qu'il faut faire dans le cas
o�u cette situation se produit.

Une autre solution consiste �a r�eserver la m�emoire vive de quelques n�uds au
stockage des pages virtuelles. La page �a remplacer est alors envoy�ee �a un de ces
n�uds, appel�es serveurs de m�emoire [CG92] [Cas95].

Cette approche ne pr�esente pas les inconv�enients de l'approche pr�ec�edente
puisqu'on fait souvent l'hypoth�ese que la d�etermination de la nouvelle localisation
de la page ne d�epend pas de l'�etat d'occupation de la m�emoire des serveurs de
m�emoire. Cependant, des goulots d'�etranglement peuvent se produire sur le r�eseau
d'interconnexion si l'activit�e de remplacement est fr�equente.

Une autre question importante est celle du coût de l'algorithme. En �evaluant le
coût par le nombre de messages �echang�es entre les n�uds, nous avons la formule
suivante: cremplacement = cdirect + cindirect. Le coût direct cdirect correspond au
nombre de messages �echang�es au moment de l'ex�ecution de l'algorithme. Le coût
cdirect est �egal �a 0 si une page inalt�er�ee est choisie. Sinon, il est au moins �egal
�a 2 (envoi de la page + acquittement) 5. Le coût indirect cindirect est fonction
du nombre de messages �echang�es pour maintenir les informations concernant
l'occupation des m�emoires �a distance.

Comme l'algorithme de remplacement est en g�en�eral ex�ecut�e �a la suite d'un
d�efaut de page, son ex�ecution fait crô�tre le temps n�ecessaire pour r�ecuperer la
page. A�n de r�eduire la probabilit�e d'ex�ecution de l'algorithme de remplacement
au moment du d�efaut de page, nous avons souvent recours aux d�emons. Le d�emon
de remplacement est un processus qui s'ex�ecute en arri�ere plan. Il est r�eveill�e d�es
que l'occupation de la m�emoire atteint un seuil pr�e-d�e�ni et il remplace des
pages jusqu'�a ce que l'occupation de la m�emoire soit de nouveau au-dessous de ce
seuil [LS89].

2.4.6 Faux partage

Le partage des donn�ees entrâ�ne des probl�emes de coh�erence. Un probl�eme
de "vrai partage" existe quand plusieurs processeurs acc�edent et modi�ent la
même adresse partag�ee simultan�ement. N�eanmoins, deux variables ind�ependantes
peuvent être plac�ees sur la même page. La page �etant l'unit�e d'acc�es, les protocoles
de coh�erence sont appliqu�es même si la donn�ee r�ef�erenc�ee n'est pas la même. Ce
probl�eme est connu sous le nom de "faux partage" et est un ph�enom�ene qui se
produit quand l'unit�e de partage est di��erente de l'unit�e d'acc�es.

5: Normalement, il faudrait consid�erer la taille des messages mais, pour simpli�er, nous ne
consid�erons que leur nombre.
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Sur les machines parall�eles, le probl�eme du faux partage s'est aggrav�e et, dans
quelques programmes, il cause jusqu'�a 40% des d�efauts de page [KJe91]. A�n de
le r�esoudre, deux approches sont fr�equemment utilis�ees.

La premi�ere consiste �a restructurer le code du programme de mani�ere �a placer
les donn�ees acc�ed�ees simultan�ement sur des pages di��erentes. L'inconv�enient de
cette approche repose sur le besoin d'informations suppl�ementaires apport�ees soit
par le compilateur soit par le programmeur lui-même.

La deuxi�eme approche, adopt�ee le plus souvent, consiste �a permettre plusieurs
�ecritures simultan�ees sur la même page (protocole MRMW 6). Le probl�eme du
faux partage cesse d'exister car la restriction d'un seul processeur en �ecriture
�a la fois est relâch�ee. Puisqu'il existe plusieurs versions d'une même page dans
le syst�eme, le chargement d'une page sur un n�ud d�evient une op�eration plus
complexe. Il faut, maintenant, e�ectuer une \op�eration � (XOR)" sur toutes
les copies existantes avant de rendre la page au processeur qui la demande. Il est
n�ecessaire aussi de garantir que la même donn�ee n'est pas acc�ed�ee simultan�ement.
Ceci est r�ealis�e par les primitives de synchronisation [BH90] [Car93].

2.4.7 Taille de la page

La taille de la page est un param�etre �x�e par le mat�eriel qui d�epend de plu-
sieurs facteurs en conit. Le probl�eme du faux partage et celui de la fragmentation
interne 7 sont r�eduits quand les pages ont une petite taille. Mais dans ce cas il
existe l'augmentation de la taille de la table de pages et du tra�c d'informations
sur le r�eseau. D�eterminer la bonne taille de la page c'est trouver un compromis
entre ces facteurs.

En utilisant le crit�ere de minimisation des pertes en stockage, la taille optimale
de la page est donn�ee par une formule qui fait la relation entre la taille moyenne
du programme et la taille d'une entr�ee de la table de pages [Tan92].

Toutefois, la mani�ere dont les informations sont acc�ed�ees joue un rôle impor-
tant sur la d�e�nition de la taille des pages. Pour cette raison, plusieurs syst�emes
ont propos�e des tailles de page adaptatives compos�ees par des pages qui sont
acc�ed�ees selon la taille la plus adapt�ee aux besoins de l'application [Hol89].

6: MRMW - Multiple Readers Multiple Writers
7: fragmentation interne - remplissage partielle de la derni�ere page du processus
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2.5 Niveau d'implantation

La m�emoire virtuelle partag�ee peut être r�ealis�ee directement par le mat�eriel.
En principe, un tel choix rend cette fonctionnalit�e incontestablement performante.
N�eanmoins, les syst�emes r�esultants sont peu exibles et leur portage est impos-
sible. DASH [LLJ+93], FLASH [Ka94] et PLUS [BR90] sont des exemples de
syst�emes �a MVP implant�es par le mat�eriel.

La MVP peut aussi être implant�ee dans le syst�eme d'exploitation. Les ar-
guments en faveur d'un tel choix sont nombreux. Tout en conservant les hautes
performances, une implantation au niveau syst�eme est plus exible que celle au
niveau mat�eriel. De plus, une telle implantation est robuste par rapport aux
processus utilisateurs car elle se sert des m�ecanismes de protection du syst�eme
d'exploitation.

Cependant, des erreurs de programmation �a l'int�erieur de la m�emoire vir-
tuelle partag�ee peuvent nuire �a l'ex�ecution du syst�eme d'exploitation. Son por-
tage s'av�ere aussi une tâche ardue: le syst�eme d'exploitation original doit être
enti�erement remplac�e par la version qui implante la m�emoire virtuelle partag�ee.
De plus, cette approche va �a l'encontre de la tendance des syst�emes d'exploitation
modernes qui tentent de d�eplacer les fonctions dans les couches sup�erieures pour
que le noyau reste minimal. KOAN [Lah93] et Mirage [FP89] sont des exemples
de syst�emes �a m�emoire virtuelle partag�ee implant�es au niveau du syst�eme d'ex-
ploitation.

Un syst�eme �a m�emoire virtuelle partag�ee peut aussi être implant�e comme un
serveur. Un serveur est un processus utilisateur autonome dont le rôle consiste �a
r�epondre aux requêtes qui lui sont adress�ees [Tan92]. Cette approche n'apporte
pas de modi�cations au syst�eme d'exploitation et les syst�emes r�esultants sont po-
tentiellement portables. Evidemment, les performances sont plus basses que celles
des approches pr�ec�edentes. Un troisi�eme processus - le serveur - intervient dans
le dialogue autrefois exclusif entre le processus utilisateur et le noyau syst�eme.
MYOAN [CPP94] est un exemple de serveur de m�emoire virtuelle partag�ee.

Un syst�eme �a MVP peut être aussi un environnement de programmation, avec
des extensions de langage et des biblioth�eques runtime. Ces environnements de
programmation sont parfois tr�es complets et o�rent aussi des outils de mise au
point et monitoring. A�n de traiter les extensions de langage cr�e�ees, des modi�-
cations dans le compilateur sont souvent n�ecessaires. Munin [Car93] et Midway
[BZ91b] sont des exemples de syst�emes �a m�emoire virtuelle partag�ee implant�es
comme des environnements de programmation.
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2.6 Exemples de syst�emes �a m�emoire virtuelle

partag�ee

Dans ce paragraphe, nous pr�esentons �a un niveau g�en�eral les principaux choix
de conception de trois syst�emes �a m�emoire virtuelle partag�ee: Ivy, Munin et Mid-
way.

Ivy a �et�e choisi car c'est le premier syst�eme �a MVP propos�e et nous montre
la m�emoire virtuelle partag�ee telle qu'elle a �et�e con�cue initialement. Munin est
un syst�eme �a m�emoire virtuelle partag�ee qui se sert d'un mod�ele de coh�erence
hybride et utilise plusieurs protocoles de coh�erence. Midway est un des rares
syst�emes qui permettent plusieurs mod�eles de coh�erence de la m�emoire.

A la �n du chapitre, nous pr�esentons un tableau comparatif des choix faits
par plusieurs autres syst�emes �a m�emoire virtuelle partag�ee.

2.6.1 Ivy

Ivy a �et�e propos�e par Li dans [Li86] �a Yale University. C'est le premier syst�eme
�a utiliser le concept de m�emoire virtuelle partag�ee. Un programme Ivy est un
ensemble de processus l�egers qui partagent un espace d'adressage unique divis�e
en pages. Les processus l�egers sont plac�es sur plusieurs processeurs et la migration
est possible.

Les m�emoires locales �a chaque processeur sont vues comme des caches de
l'espace d'adressage. Une r�ef�erence �a une page distante g�en�ere un d�efaut de page.
Les d�efauts de page en �ecriture d�eclenchent aussi l'ex�ecution des m�ecanismes qui
assurent un type de coh�erence forte de la m�emoire, la coh�erence s�equentielle.

L'implantation d'Ivy a �et�e r�ealis�ee au niveau syst�eme et les processus y ac-
c�edent �a travers des primitives. Chaque processeur ex�ecute un serveur Ivy com-
pos�e de cinq modules, comme le montre la �gure 2.17.

Le module de projection a deux fonctions principales: retrouver la page �a la
suite d'un d�efaut de page et garantir la coh�erence entre les copies. La recherche de
la page est e�ectu�ee �a l'aide d'un algorithme centralis�e, distribu�e �xe ou distribu�e
dynamique. Ces trois algorithmes, d�ej�a d�ecrits dans le paragraphe 2.4.1, ont �et�e
propos�es et implant�es par Ivy. La coh�erence forte des pages est garantie �a l'aide
d'un protocole MRSW 8 d'invalidation.

Une table de pages simpli��ee a �et�e implant�ee. La structure directement pro-
jet�ee est utilis�ee et le tableau est enti�erement stock�e en m�emoire.

8: MRSW - Multiple Readers Single Writer
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Fig. 2.17 { L'organisation d'Ivy

Le module de gestion de processus implante des op�erations de contrôle de
processus, migration et synchronisation. Une primitive est o�erte aux utilisateurs
pour signaler �a Ivy si un processus a ou non le droit de migrer. A cause de la
m�emoire virtuelle partag�ee, le m�ecanisme de migration est tr�es simple. Il consiste
�a transf�erer les informations de contrôle du processus (PCB 9) et la page sur
laquelle le processus s'ex�ecute.

Le m�ecanisme de synchronisation utilis�e par Ivy est le "compteur d'�ev�ene-
ments" [Li88]. Son implantation utilise la m�emoire virtuelle partag�ee.

L'allocation dynamique de la m�emoire est r�ealis�ee �a l'aide d'un algorithme �rst
�t [Tan92]. Le module d'op�erations �a distance implante un m�ecanisme d'appel �a
proc�edures �a distance.

Un prototype d'Ivy a �et�e implant�e sur un r�eseau Apollo [Li88]. Sous le nom
de Shiva [LS89], Ivy a �et�e port�e sur un hypercube Intel iPSC/2 avec 128 n�uds.
Ce syst�eme implante un m�ecanisme de remplacement de pages qui se sert des
priorit�es. La priorit�e d'une page est calcul�ee selon la formule 2.1:

prio(p) = type page(p)�+ t(1� �) (2.1)

9: PCB - Processus Control Block
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o�u: type page(p) est le type de la page; t est le temps pendant lequel la page
n'a pas �et�e r�ef�erenc�ee; et � est un param�etre dynamique.

La page qui poss�ede la plus grande priorit�e prio(p) est remplac�ee. L'algorithme
de remplacement est ex�ecut�e par un d�emon qui se met en marche d�es que la
m�emoire est surcharg�ee [LS89].

Le m�ecanisme de synchronisation o�ert par Shiva est le s�emaphore. Les pri-
mitives P et V sont implant�ees �a l'aide de l'�echange de messages [LS89]. Les
s�emaphores sont g�er�es selon la strat�egie dynamique distribu�ee.

2.6.2 Munin

Munin est un syst�eme �a m�emoire virtuelle partag�ee con�cu �a Rice University
[BCZ91] [Car93]. Il utilise un type relâch�e de coh�erence, la coh�erence �a la lib�e-
ration. Les �ecritures sont stock�ees localement. Au moment de la lib�eration d'un
verrou, toutes les autres copies sont mises �a jour.

Selon la philosophie de Munin, il n'existe pas un protocole de coh�erence qui
o�re des bonnes performances �a toutes les applications. En e�et, le choix du
protocole de coh�erence d�epend de la mani�ere dont les variables sont acc�ed�ees.
Ainsi, Munin propose �a l'utilisateur de fournir des informations additionnelles
dans le but de l'aider �a choisir le protocole le plus adapt�e �a une variable parta-
g�ee. Les protocoles propos�es dans [Car93] sont: conventionnel, migration, lecture
seulement et partag�e en �ecriture. Pour les variables partag�ees en �ecriture, Munin
applique un protocole de mise �a jour �a �ecrivains multiples (MRMW).

Un programme Munin est un ensemble de processus l�egers. La migration des
processus et l'allocation dynamique de la m�emoire ne sont pas support�ees. Le
partage est fait au niveau des variables. Une variable partag�ee doit être annot�ee
comme telle. A priori, chaque variable partag�ee est plac�ee sur une page distincte.

Pour la synchronisation entre les processus, Munin o�re les verrous, les bar-
ri�eres de synchronisation et les variables condition. L'implantation de ces m�eca-
nismes est r�ealis�ee par �echange de messages.

Munin implante des verrous bloquants. Une �le distribu�ee contient les pro-
cessus en attente du verrou. Les barri�eres de synchronisation et les variables de
condition sont g�er�ees de fa�con centralis�ee.

Un prototype Munin a �et�e implant�e sur un r�eseau de 16 SUN-3/60 sous le
syst�eme V [Car93]. Son organisation est montr�ee dans la �gure 2.18.

Le r�epertoire des objets maintient des informations de contrôle des variables
partag�ees. Il existe une entr�ee par variable. Le runtime Munin est acc�ed�e par le
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Runtime Répertoire

Gestion de

mise à jour

Applications

Munin d’objets

la file de

système d’exploitation V

Fig. 2.18 { L'organisation de Munin

processus soit directement, �a travers des appels aux primitives Munin, soit via
le noyau V, par des d�efauts de page. La �le de mise �a jour est la structure de
donn�ees qui stocke les modi�cations apport�ees aux variables partag�ees.

2.6.3 Midway

Midway a �et�e con�cu par Bershad et al. [BZS93a] �a Carnegie-Mellon Univer-
sity. C'est un environnement de programmation �a variables partag�ees implant�e
enti�erement par logiciel. Il est compos�e de:

{ un ensemble de mot-cl�es et d'appels au syst�eme, n�ecessaires pour annoter
les variables partag�ees;

{ un syst�eme runtime qui implante les mod�eles de coh�erence de la m�emoire;

{ un compilateur qui g�en�ere du code pour maintenir des informations de
contrôle des variables partag�ees.

Un programme Midway est un ensemble de processus l�egers. Les variables de
synchronisation et les variables partag�ees doivent être annot�ees comme telles. Par
l'interm�ediaire d'un appel syst�eme, une variable partag�ee peut être associ�ee �a la
variable de synchronisation qui la garde.
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Les m�ecanismes de synchronisation entre les processus l�egers o�erts par Mid-
way sont les verrous et les barri�eres de synchronisation. La localisation des ver-
rous est obtenue par un algorithme de �les distribu�ees tandis que les barri�eres de
synchronisation sont g�er�ees �a l'aide de l'algorithme distribu�e �xe.

Midway supporte trois mod�eles relâch�es de coh�erence de la m�emoire: la co-
h�erence du processeur, la coh�erence �a la lib�eration et la coh�erence d'entr�ee. La
sp�eci�cation du mod�ele de coh�erence utilis�e est faite variable par variable. Les va-
riables associ�ees �a un objet de synchronisation se comporteront selon la coh�erence
d'entr�ee. Les variables associ�ees �a un intervalle de ush suivront la coh�erence du
processeur, l'intervalle de ush �etant le taux de propagation des mises �a jour.
Toutes les autres variables partag�ees ob�eiront �a la coh�erence �a la lib�eration. La
coh�erence d'entr�ee est assur�ee par un m�ecanisme d'estampillage [BZ91b].

2.6.4 Tableau comparatif des syst�emes

L'objectif de ce paragraphe est de pr�esenter les principales caract�eristiques
de di��erents syst�emes �a m�emoire virtuelle partag�e, y compris ceux qui viennent
d'être d�ecrits, �a titre comparatif. Le tableau r�ecapitulatif est montr�e dans la �-
gure 2.19. Les syst�emes pr�esent�es dans le tableau sont: Ivy [Li88], KOAN [Lah93],
Midway [BZS93b], Munin [Car93], Mirage [FP89], TreadMarks [KDCZ93], Mer-
mera [HS93], Galactica/Net [W+93] et CarlOS [KFJ94].

La premi�ere colonne contient le nom du syst�eme �a MVP. La seconde co-
lonne sp�eci�e le sch�ema d'implantation utilis�e. Dans le cas d'un environnement
de programmation, l'existence de modi�cations sur autres entit�es du syst�eme est
pr�ecis�ee (compilo = compilateur; SE = syst�eme d'exploitation). La troisi�eme co-
lonne donne le mod�ele ou les mod�eles de coh�erence support�es par le syst�eme �a
MVP. Ensuite, nous pr�ecisons l'unit�e de partage et l'existence de m�ecanismes de
remplacement de pages.

La sixi�eme colonne pr�ecise comment le syst�eme �a MVP est inform�e d'un acc�es
�a une donn�ee partag�ee. Dans Midway, le compilateur a �et�e modi��e de fa�con �a ce
que le programme parall�ele �ecrive sur une structure auxiliaire chaque fois qu'une
donn�ee partag�ee est mise �a jour. Les m�ecanismes de synchronisation o�erts par
les di��erents syst�emes sont montr�es dans la colonne 7.

La colonne 8 nous donne les universit�es o�u des travaux de recherche sur le
syst�eme �a MVP ont �et�e m�en�es. A la �n, nous montrons les machines sur lesquelles
un prototype du syst�eme �a MVP a �et�e implant�e.

Dans le chapitre suivant, nous pr�esent�erons nos travaux pour la conception
du syst�eme DIVA qui suit une approche originale compar�ee aux syst�emes d�ecrits
dans ce tableau. Les caract�eristiques et la sp�eci�cit�e de l'approche sont pr�esent�es
dans les pages suivantes.
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Chapitre 3

DIVA: un syst�eme �a mod�eles de

coh�erence multiples

3.1 Motivation

Nous avons vu dans le paragraphe 2.2 que le choix d'un mod�ele de coh�erence
de la m�emoire est un compromis entre la simplicit�e de programmation et les per-
formances. En g�en�eral, plus le mod�ele de coh�erence est faible plus on peut obtenir
des performances �elev�ees. H�elas, les gains en performance sont presque toujours
accompagn�es d'une plus grande complexit�e du mod�ele de programmation.

Dans une situation id�eale, le mod�ele de coh�erence de la m�emoire doit o�rir
�a chaque application exactement les restrictions d'ordre des acc�es �a la m�emoire
partag�ee dont elle a besoin pour s'ex�ecuter correctement.

D'une fa�con intuitive, une ex�ecution correcte d'une application rend au pro-
grammeur les r�esultats qu'il attend de son programme. Les r�esultats possibles
d'une ex�ecution sont d�e�nis par le mod�ele de coh�erence de la m�emoire. Dans le cas
d'une machine monoprocesseur, les r�esultats qui sont attendus d'un programme
sont ceux qui peuvent être g�en�er�es par le mod�ele de coh�erence s�equentielle ou
par la coh�erence atomique. Pour le moment, nous consid�erons qu'un program-
meur d'une machine parall�ele attend que l'ensemble des r�esultats produits par
son programme parall�ele soit identique �a l'ensemble des r�esultats produits quand
le même programme s'ex�ecute sur une machine monoprocesseur.

Si le mod�ele de coh�erence de la m�emoire introduit plus de restrictions d'ordre
que celles strictement n�ecessaires �a l'ex�ecution correcte de l'application, les r�e-
sultats produits seront encore corrects. N�eanmoins, plusieurs op�erations inutiles
seront ex�ecut�ees pour garantir un ordre qui n'est pas n�ecessaire. Par cons�equent,
les performances se d�egradent.
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Si le mod�ele de coh�erence o�re moins de garanties d'ordre d'acc�es que celles
n�ecessaires �a l'application, des r�esultats "incorrects" peuvent être produits. Pour
�eviter cette situation, l'application doit être reprogramm�ee. Cette fois-ci, la pro-
grammation de l'application doit aussi consid�erer les garanties d'ordre d'acc�es
o�ertes par le mod�ele. Par cons�equent, la programmation se complique.

Les deux situations cit�ees ci-dessus ne sont pas id�eales. La premi�ere am�ene �a
des pertes parfois tr�es importantes en performance. La seconde rend le mod�ele
de programmation plus complexe.

Certains mod�eles de coh�erence, tels que la coh�erence �a la lib�eration et la coh�e-
rence du processeur, ont sp�eci��e des classes d'applications (programmes correc-
tement �etiquet�es et programmes de calcul sans m�emoire 1, respectivement) pour
lesquelles les r�esultats produits dans le mod�ele de coh�erence en question sont exac-
tement les mêmes que ceux produits dans un mod�ele de coh�erence forte [Adv93].
En d'autres termes, les applications qui appartiennent �a ces classes peuvent pro-
�ter des gains en performances apport�es par ces mod�eles de coh�erence relâch�es
toujours en gardant un mod�ele de programmation simple, la coh�erence forte.

Il existe d'autres classes d'applications, essentiellement parall�eles, qui ont
abandonn�e l'exigence d'un comportement s�equentiel global. L'ensemble de r�e-
sultats corrects admis par ces applications comprend les r�esultats produits par
des ex�ecutions s�equentielles aussi bien que plusieurs autres r�esultats. Ces appli-
cations b�ene�cient beaucoup des mod�eles de coh�erence plus r�elâch�es. C'est le cas
par exemple des algorithmes de relaxation chaotique [G+90].

Nous pouvons noter alors qu'il existe un grand nombre de classes d'applica-
tions et chaque classe a des besoins sp�eci�ques de coh�erence.

Les premiers syst�emes �a m�emoire virtuelle partag�ee ont essay�e d'o�rir aux
programmeurs un mod�ele de coh�erence de la m�emoire qui soit �a la fois simple
et performant pour un ensemble important de classes d'applications. Tr�es vite,
les chercheurs ont remarqu�e que cette tâche �etait tr�es di�cile, sinon impossible.
L'analyse des applications parall�eles a montr�e que la plupart des algorithmes ont
des caract�eristiques particuli�eres de partage de donn�ees et que le choix du mod�ele
de coh�erence de la m�emoire d�epend aussi de l'application parall�ele en question.

Cette constatation a fait apparâ�tre un nouveau type de syst�eme �a m�emoire
virtuelle partag�ee, les syst�emes �a mod�eles multiples de coh�erence de la m�emoire
[HS92] [BZS93a]. Ces syst�emes permettent le choix par l'application du mod�ele
de coh�erence dans lequel elle s'ex�ecutera. En g�en�eral, la coh�erence s�equentielle
est o�erte aussi bien que quelques mod�eles plus relâch�es. La coexistence entre
plusieurs mod�eles dans une même ex�ecution est aussi possible.

1: programme de calcul sans m�emoire ("oblivious computations") - les donn�ees utilis�ees dans
une phase de calcul ne d�ependent pas des donn�ees calcul�ees dans la phase pr�ecedente
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Le grand nombre de mod�eles de coh�erence de la m�emoire existants dans la
litt�erature indiquent que le choix parmi un sous-ensemble de ces mod�eles est une
caract�eristique n�ecessaire au support de coh�erence des applications parall�eles.
Cependant, nous pensons que cette caract�eristique, bien que n�ecessaire, n'est
pas su�sante pour deux raisons. En premier, la recherche dans le domaine des
mod�eles de coh�erence de la m�emoire est en pleine activit�e. Plusieurs nouveaux
mod�eles vont sûrement encore surgir. Second, l'o�re d'un sous-ensemble pr�e-�etabli
de mod�eles peut toujours exclure des mod�eles de coh�erence dans lesquels certaines
classes d'applications parall�eles sont ex�ecut�ees de mani�ere plus performante et/ou
programm�ees de mani�ere plus simple.

Dans DIVA, nous rajoutons une nouvelle dimension �a la gestion de la coh�e-
rence des applications parall�eles. En plus du choix entre des mod�eles pr�e-d�e�nis,
nous o�rons �a l'utilisateur la possibilit�e de rajouter de nouveaux mod�eles de co-
h�erence �a notre syst�eme. Ainsi, ce que nous proposons est en fait un mod�ele
d'ex�ecution de base sur lequel plusieurs mod�eles de coh�erence peuvent être bâ-
tis. Nous pensons qu'une telle exibilit�e est n�ecessaire et su�sante pour que les
syst�emes �a m�emoire virtuelle partag�ee supportent de mani�ere e�cace une large
gamme de classes d'applications.

Ce chapitre d�ecrit les m�ecanismes de base propos�es pour la conception et la
r�ealisation du module de gestion de mod�eles de coh�erence multiples de DIVA.

Le paragraphe 3.2 d�ecrit les choix initiaux des fonctionnalit�es qui seront of-
fertes par notre module �a mod�eles multiples. Le paragraphe 3.3 d�ecrit l'approche
utilis�ee pour o�rir ces fonctionnalit�es. Notamment, nous d�ecrivons ici le syst�eme
parall�ele PAROS et l'insertion de DIVA dans ce contexte comme une machine
virtuelle.

Ensuite, nous pr�esentons le fonctionnement du module qui g�ere les mod�eles
de coh�erence multiples. Nous d�etaillons par la suite l'interface d'implantation des
nouveaux mod�eles de coh�erence de la m�emoire aussi bien que l'interface de choix
du mod�ele de coh�erence qui doit être utilis�e dans l'ex�ecution de l'application. Nous
d�ecrivons aussi l'approche que nous avons adopt�ee pour g�erer la synchronisation.

A la �n du chapitre, nous faisons la comparaison de notre approche avec
d'autres travaux de recherche qui ont �et�e men�es dans le domaine des mod�eles de
coh�erence multiples.

3.2 Applications support�ees

Nous proposons l'int�egration des mod�eles multiples de coh�erence de la m�e-
moire dans un module g�en�erique de DIVA et ce pour servir �a un ensemble
important d'applications. Plusieurs m�ecanismes ont �et�e con�cus pour o�rir un
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support simple et exible aux di��erents mod�eles de coh�erence.

Comme notre syst�eme doit être utilis�e par plusieurs types d'utilisateurs, nous
nous sommes e�orc�es pour garantir que la exibilit�e apport�ee par les m�ecanismes
n�ecessaires �a l'implantation de mod�eles de coh�erence multiples ne soit pas p�ena-
lisante pour les utilisateurs qui ne veulent pas se servir de cette fonctionalit�e.

Nous mettons �a disposition du programmeur qui ne veut pas se soucier des
mod�eles de coh�erence, un mod�ele de coh�erence de la m�emoire par d�efaut.

Par contre, nous o�rons au programmeur qui veut r�ealiser une implantation
sp�eci�que de son algorithme la possibilit�e d'associer �a son application un mo-
d�ele de coh�erence pr�e-d�e�ni. Ceci est fait au d�ebut du programme et, une fois
l'association faite, elle reste valable jusqu'�a la �n de l'ex�ecution.

Un programmeur syst�eme est au courant de toutes les potentialit�es de sa
machine et de son logiciel. N�eanmoins, ces potentialit�es ne lui su�sent plus. Il
veut pro�ter davantage des caract�eristiques du mat�eriel. Pour y arriver, il cr�ee
ses propres protocoles et les programme au plus bas niveau. La possibilit�e de
d�e�nir des mod�eles de coh�erence de la m�emoire autres que ceux o�erts par notre
syst�eme est accord�ee aux programmeurs syst�eme. Une interface de d�e�nition de
mod�eles de coh�erence de la m�emoire est pr�evue �a cet e�et.

Noyau

application 1 application 2 application n

specification
de modèles

évaluation
d’applicationsDIVA

Fig. 3.1 { Les di��erentes utilisations de DIVA

La d�ecision de servir �a plusieurs types d'utilisateurs �a la fois a conduit �a un
syst�eme �a m�emoire virtuelle partag�ee qui peut être utilis�e directement par des ap-
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plications qui veulent se servir du mod�ele de programmation �a m�emoire partag�ee
ainsi que par des outils internes au syst�eme tels que des programmes de sp�eci-
�cation de mod�eles de coh�erence et des programmes d'�evaluation d'applications
parall�eles (c.f. �gure 3.1).

Les premiers se serviront de DIVA pour g�en�erer et �evaluer des nouveaux
mod�eles de coh�erence de la m�emoire. Les programmes d'�evaluation d'applica-
tions pourront se servir de DIVA pour �evaluer le comportement d'une même
application dans di��erents mod�eles de coh�erence.

Quelques syst�emes �a m�emoire distribu�ee partag�ee tels que Mether [HS92],
Midway [BZS93a] et KOAN [Lah93] permettent la coexistence de plusieurs mo-
d�eles de coh�erence dans une même ex�ecution d'une application. Cette approche
utilise en g�en�eral des concepts de la th�eorie des bases de donn�ees, o�u chaque don-
n�ee ou ensemble de donn�ees est acc�ed�e selon des r�egles sp�eci��ees au pr�ealable.

Bien que rien dans notre module de gestion de mod�eles de coh�erence ne l'in-
terdise, nous avons fait le choix d'o�rir un mod�ele unique pour chaque ex�ecution
d'une application. Nous pensons que la gestion de la complexit�e r�esultante de la
coexistance entre plusieurs mod�eles pour une même ex�ecution d'une application
peut parfois g�en�erer des ine�cacit�es. Les risques d'occurrence de ces ine�cacit�es
sont plus grands notamment dans les machines parall�eles de taille importante.

C'est uniquement pour pr�eserver les performances des applications que nous
avons choisi de r�ealiser l'association entre une application et un mod�ele de co-
h�erence au d�ebut de l'ex�ecution de l'application. De plus, nous avons interdit �a
l'utilisateur de changer le mod�ele de coh�erence une fois l'association faite.

N�eanmoins, notre module de gestion de mod�eles de coh�erence multiples est
tr�es exible. Les utilisateurs qui le souhaitent peuvent d�e�nir un mod�ele de coh�e-
rence dont le comportement est dict�e par des caract�eristiques sp�eci�ques �a chaque
donn�ee. Bien que pour DIVA les donn�ees partag�ees soient encore vues comme
une m�emoire unique, le nouveau mod�ele peut traiter les di��erentes donn�ees de
fa�con di��erenci�ee.

Pour conclure, nous proposons les mod�eles multiples de coh�erence de la m�e-
moire pour deux raisons. D'abord, l'utilisateur doit être libre pour choisir le
mod�ele de coh�erence le plus adapt�e �a son application. Ensuite, puisqu'il n'existe
pas un mod�ele de coh�erence global et que plusieurs mod�eles nouveaux vont en-
core être propos�es, le rajout dynamique de mod�eles au syst�eme est une propri�et�e
souhaitable.
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3.3 Architecture PAROS

Pour le choix du support syst�eme n�ecessaire �a DIVA, nous avons consid�er�e
deux crit�eres: la exibilit�e et l'extensibilit�e.

Les m�ecanismes syst�eme doivent être assez exibles et g�en�eriques pour per-
mettre le support par DIVA de l'ensemble d'applications et d'utilisateurs d�ecrit
dans le paragraphe pr�ec�edent. De plus, le support syst�eme doit être extensible.

En observant ces crit�eres, nous avons choisi le syst�eme d'exploitation PAROS
pour servir de support �a DIVA (voir �gure 3.2).

Application
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Environment de
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Application

p-Nucleus

Machine Virtuelle �
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Machine Virtuelle �
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Noyau  ParX

MPI
DMPM

SMPM
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Environment pour

Syst�me d'Exploitation

(Distribu�) Standard

Fig. 3.2 { L'architecture do syst�eme PAROS

PAROS est un syst�eme d'exploitation qui a �et�e con�cu pour les machines mas-
sivement parall�eles dans le cadre du projet ESPRIT Supernode II [ESP91]. Il uti-
lise la notion de couches et de machines virtuelles pour servir �a une large gamme
d'applications. PAROS o�re ainsi tous les services de base pour construire des
machines virtuelles capables d'o�rir �a l'utilisateur plusieurs interfaces et environ-
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nements de programmation.

PAROS repose sur le noyau ParX [M+89], qui implante le mod�ele de processus
et celui de la communication. En e�et, ParX o�re des m�ecanismes g�en�eriques et
corrects pour la construction de protocoles. Ces protocoles servent �a la r�ealisa-
tion de diverses machines virtuelles (ou niveaux d'abstraction) [Cas95]. Chaque
utilisateur peut avoir ainsi le syst�eme d'exploitation le mieux adapt�e aux besoins
sp�eci�ques de ses applications.

Au plus bas niveau, nous avons les m�ecanismes qui permettent la virtualisation
des ressources mat�erielles (HEM). Grâce �a des m�ecanismes de routage extensibles,
l'HEM o�re l'interface d'un r�eseau compl�etement connect�e.

Au-dessus de l'HEM, nous avons l'ensemble de machines virtuelles o�ertes
par le noyau ParX. Pour o�rir le support �a ces di��erentes machines virtuelles,
ParX dispose d'un micro-noyau (�-nucleus) qui s'occupe de la gestion de base des
ressources telles que processeurs et m�emoires. Jusqu'�a maintenant, les machines
virtuelles o�ertes par ParX r�ealisent la di�usion [DM93], le placement automa-
tique de processus [Tal93] et un mod�ele de programmation mixte [Gia93]. Le
portage des environnements PVM et PCTE en tant que machines virtuelles de
ParX est en cours.

Dans ce cadre, DIVA a �et�e con�cue comme une machine virtuelle de ParX qui
o�re un espace d'adressage unique �a mod�eles de coh�erence multiples aux couches
sup�erieures du syst�eme PAROS. Dans la �gure 3.2, DIVA est repr�esent�e comme
une machine virtuelle �a m�emoire virtuelle partag�ee.

Au-dessus de ParX sont bâtis des outils tels que des syst�emes d'exploitation,
ou des environnements de programmation aussi bien que des biblioth�eques. Les
applications parall�eles peuvent aussi se servir directement de ParX.

PAROS et son noyau ParX o�rent alors la exibilit�e et l'extensibilit�e n�eces-
saires �a notre syst�eme �a m�emoire virtuelle partag�ee. Les applications et les uti-
lisateurs discut�es dans le paragraphe pr�ec�edent peuvent ainsi être compl�etement
support�es.

Dans la suite de ce chapitre, nous d�ecrivons la gestion des mod�eles de coh�e-
rence dans la machine virtuelle DIVA.

3.4 Gestion des mod�eles de coh�erence

La conception de notre module de gestion des mod�eles de coh�erence a �et�e
faite dans le but de concilier deux caract�eristiques qui sont souvent en conit: la
exibilit�e et les hautes performances.
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Le premier crit�ere consiste �a garantir que le module de gestion des mod�eles
o�re le support n�ecessaire �a l'implantation d'un nombre important de mod�eles de
coh�erence. Cette exibilit�e est obtenue quand les caract�eristiques particuli�eres de
chaque mod�ele ne sont pas prises en compte. Le module doit alors g�erer un mod�ele
de coh�erence g�en�erique. Les particularit�es de chaque mod�ele sont additionn�ees
uniquement dans le traitement pr�evu pour la gestion sp�eci�que du mod�ele.

De cette mani�ere, nous sommes capables de supporter plusieurs mod�eles de co-
h�erence existantes ainsi que plusieurs mod�eles d�e�nis ult�erieurement. Pour qu'un
mod�ele soit support�e par DIVA, la seule exigence est de suivre le comportement
du mod�ele g�en�erique trait�e par notre module de gestion de mod�eles.

Le second crit�ere doit garantir que la exibilit�e o�erte n'est pas trop p�ena-
lisante pour les performances du syst�eme. En observant ce crit�ere, nous avons
�ecart�e l'utilisation de couches interm�ediaires et nous avons con�cu notre module
comme une couche logicielle unique.

3.4.1 D�e�nition du mod�ele de coh�erence g�en�erique

Il est tr�es di�cile de d�e�nir le comportement d'un mod�ele de coh�erence g�e-
n�erique. Ceci arrive parce que les mod�eles de coh�erence ont �et�e d�e�nis au fur et
�a mesure que les besoins de performances s'imposaient. Ainsi, plusieurs mod�eles
ont �et�e d�e�nis dans le but sp�eci�que de r�esoudre les probl�emes de performances
d'architectures particuli�eres ou d'une classe unique d'applications. En plus, les
d�e�nitions qui existent sont souvent descriptives. Ce type de d�e�nition peut g�e-
n�erer diverses interpr�etations qui ne sont pas toujours �equivalentes.

Dans l'�etude des mod�eles de coh�erence de la m�emoire, nous nous sommes
d�epar�es alors avec une multitude de mod�eles d�e�nis chacun �a sa mani�ere. Dans
ce cadre, le concept de mod�ele de coh�erence en tant qu'entit�e se perd.

Plusieurs chercheurs ont eu le même sentiment et ont essay�e de s�eparer les ca-
ract�eristiques sp�eci�ques d'un mod�ele du comportement du mod�ele de coh�erence
en tant qu'entit�e du syst�eme. La plupart des �etudes men�ees dans ce sens [Adv93]
[KNA93] [RS95] sont des �etudes th�eoriques dont le but n'est pas d'implanter les
mod�eles de coh�erence mais simplement de les comprendre.

Pour la sp�eci�cation de notre module de gestion de mod�eles de coh�erence, la
d�e�nition de mod�ele de coh�erence est primordiale. Nous nous sommes inspir�es des
d�e�nitions formelles de chaque mod�ele pr�esent�ees dans le paragraphe 2.2 pour
d�eriver notre d�e�nition d'un mod�ele de coh�erence g�en�erique. Nous avons ainsi
abouti �a une d�e�nition assez g�en�erale qui nous a permis de traiter des di��erents
mod�eles de coh�erence.

Pour DIVA, un mod�ele de coh�erence de la m�emoire est une relation d'ordre
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R
�! sur un ensemble O de types d'op�erations trait�ees par le mod�ele [BM96].

La lecture et l'�ecriture en m�emoire partag�ee, not�ees respectivement r et w,
sont les deux types d'op�erations obligatoires. Ces types d'op�erations sont trait�es
par n'importe quel mod�ele d�e�ni dans DIVA. Les op�erations de synchronisation
peuvent être rajout�ees �a l'ensemble O. C'est en e�et le cas pour les mod�eles
hybrides.

3.4.2 Ex�ecution dans un mod�ele de coh�erence g�en�erique

Ayant d�e�ni le mod�ele de coh�erence, il nous faut maintenant d�e�nir comment
il se comporte pour garantir que la relation d'ordre soit respect�ee. Nous nous
int�eressons plutôt �a l'implantation des mod�eles de coh�erence qui peuvent être
d�e�nis selon la notation propos�ee dans le paragraphe pr�ec�edent. Il est n�ecessaire
de noter qu'il existe plusieurs implantations possibles d'un même mod�ele de co-
h�erence. Le rôle de DIVA est d'o�rir les m�ecanismes de base n�ecessaires �a la
r�ealisation d'une ou plusieurs de ces implantations.

L'ex�ecution d'un programme dans un mod�ele de coh�erence g�en�erique est mon-
tr�ee dans la �gure 3.3.

DIVA

Pi

ACK(contraintes (opj(x)v)) [3]

contraintes(opi(x)v) [2]

DIVA

Pj

ACK(opi(x)v) [4]

opi(x)v [1]

gestion des
modèles

Fig. 3.3 { Ex�ecution d'un mod�ele de coh�erence g�en�erique

Le module de gestion des mod�eles est une entit�e qui re�coit des requêtes d'ex�e-
cution d'op�erations req(opi(x)v), v�eri�e les contraintes d'ordre qui doivent être
respect�ees avant de donner suite �a l'ex�ecution de l'op�eration, ex�ecute les op�era-
tions associ�ees aux contraintes impos�ees et, �a la �n, donne suite �a l'ex�ecution de
l'op�eration opi(x)v (voir �gure 3.3).

Les contraintes d'ordre qui seront assur�ees d�ependent du mod�ele de coh�erence
courant et peuvent être nulles. Par la suite, nous d�etaillons la partie de l'ex�ecu-
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tion de chaque type d'op�eration qui se d�eroule ind�ependamment du mod�ele de
coh�erence.

Ex�ecution d'une lecture : Les lectures rpi
(x)v sont toujours e�ectu�ees dans

la m�emoire locale du n�ud qui a sollicit�e l'op�eration.

Ex�ecution d'une �ecriture : Les �ecritures wpi
(x)v sont toujours e�ectu�ees

d'abord sur la m�emoire locale du n�ud qui a sollicit�e l'op�eration. Le moment
o�u l'�ecriture sera e�ectu�ee sur les autres n�uds d�epend du mod�ele de coh�erence
courant. Une op�eration d'�ecriture en m�emoire wpi

(x)v est alors divis�ee en un
ensemble de sous-op�erations d'�ecriture. Nous avons une sous-op�eration d'�ecriture
pour chaque n�ud qui d�etient une copie de x.

Selon le mod�ele de coh�erence courant, les op�erations qui suivent l'�ecriture
dans le code du processeur pi peuvent être lanc�ees et même termin�ees avant que
l'�ecriture soit termin�ee par rapport aux autres processeurs du syst�eme.

Ex�ecution d'un autre type d'op�eration (opi
(x)v) : L'ex�ecution des op�era-

tions autres que la lecture et l'�ecriture de donn�ees doit être enti�erement sp�eci��ee
par le mod�ele de coh�erence courant. Parmi ces op�erations, nous pouvons trou-
ver l'ex�ecution d'op�erations de coh�erence au moment de la synchronisation et
l'ex�ecution de primitives d�e�nies par le mod�ele courant, comme l'association de
variables �a un verrou dans Midway [BZS93a].

3.4.3 Structure du module de gestion de mod�eles

Le module de gestion des mod�eles de coh�erence est charg�e d'assurer que l'ex�e-
cution d'une application produit uniquement les r�esultats valides selon le mod�ele
de coh�erence courant. Pour y arriver, il retarde l'ex�ecution des op�erations sur
la m�emoire partag�ee jusqu'�a ce que les contraintes de coh�erence d�e�nies pour le
type de l'op�eration soient assur�ees.
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La structure du module de gestion des mod�eles de coh�erence est montr�ee dans
la �gure 3.4.

d’opérations

requêtes de
synchronisation

Gestion de la
cohérence

Gestion de la
synchronisation

obtention/relâchement

GESTION DES MODELES

contraintes de cohérencerequêtes d’éxécution

Fig. 3.4 { Structure du module de gestion de mod�eles

Le module de gestion de mod�eles est activ�e par la r�eception d'une requête
d'ex�ecution d'op�eration. Le module qui s'occupe de la gestion de la coh�erence
v�eri�e si des op�erations de synchronisation doivent être ex�ecut�ees avant que la
coh�erence soit assur�ee. Dans ce cas, une requête de synchronisation est envoy�ee au
module de gestion de la synchronisation. D�es que l'op�eration de synchronisation
est e�ectu�ee, le module de gestion de la coh�erence v�eri�e s'il existe des contraintes
de coh�erence qui doivent être satisfaites. Les op�erations qui doivent être ex�ecut�ees
pour satisfaire ces contraintes de coh�erence d�ependent du type de l'op�eration.
Quand l'ex�ecution de toutes les op�erations associ�ees aux contraintes est termin�ee,
le module de gestion de mod�eles envoie un acquittement au module qui l'a appel�e.
La r�eception de cet acquittement permet en�n l'ex�ecution de l'op�eration.

Le module de gestion de la synchronisation est responsable de l'obtention
et du relâchement des objets de synchronisation. Il est activ�e par le module de
gestion de la coh�erence quand l'ex�ecution d'une de ces op�erations est sollicit�ee.

Le module de gestion de la coh�erence est responsable de l'implantation des
di��erents mod�eles de coh�erence. Son fonctionnement interne est montr�e dans la
�gure 3.5.

Les requêtes d'ex�ecution d'op�erations sont re�cues par le mod�ele de coh�erence
g�en�erique qui les achemine au mod�ele de coh�erence courant. C'est le mod�ele de
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Modèle 1 Modèle 2 Modèle n

Modèle génériquerequêtes d’éxécution

d’opérations

synchronisation

requêtes de

GESTION DE LA COHERENCE

contraintes de cohérence

Fig. 3.5 { Structure du module de gestion de la coh�erence

coh�erence courant qui assure l'ordre d'ex�ecution des op�erations. Dans certains
cas, des requêtes de synchronisation et des contraintes de coh�erence peuvent être
g�en�er�ees.

3.5 Interface d'implantation des nouveaux mo-

d�eles

Une des caract�eristiques les plus originales de DIVA est la possibilit�e accord�ee
�a l'utilisateur de rajouter des mod�eles de coh�erence �a la machine virtuelle. Le
rajout des mod�eles de coh�erence �a DIVA permet que notre syst�eme soit aussi
utilis�e comme une plate-forme de tests des mod�eles de coh�erence de la m�emoire.

Un mod�ele de coh�erence de la m�emoire dans DIVA est une relation d'ordre
R
�! qui agit sur les op�erations d'acc�es �a la m�emoire partag�ee. Si la relation

R
�!

change, nous avons alors un nouveau mod�ele de coh�erence.

L'ex�ecution d'un programme selon un mod�ele de coh�erence consiste �a appli-

quer les restrictions d'ordre impos�ees par la relation
R
�! aux acc�es aux donn�ees

e�ectu�es par le programme. A la �n de l'ex�ecution, on a un historique d'ex�ecution
Hpi par processeur.

L'implantation d'un mod�ele de coh�erence doit garantir que tous les historiques
d'ex�ecution Hpi produits se comportent selon le mod�ele. Il est possible que des
historiques Hpi valides dans un mod�ele soient interdits dans une implantation
particuli�ere de ce mod�ele. Dans ce cas, l'implantation permet uniquement un
sous-ensemble des historiques possibles dans le mod�ele. Une telle implantation
est dite conservative.
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Nous verrons par la suite qu'implanter un mod�ele de coh�erence sur DIVA
consite �a implanter la relation d'ordre qui d�e�nit le mod�ele. L'implantation des
mod�eles est r�ealis�ee en deux �etapes: la programmation du mod�ele et l'incorpora-
tion du mod�ele �a notre machine virtuelle.

3.5.1 La programmation d'un nouveau mod�ele

L'objectif du module d'implantation de mod�eles de coh�erence de DIVA n'est
pas d'o�rir �a tous les utilisateurs une interface simple qui permet l'ajout dy-
namique de mod�eles. L'implantation d'un mod�ele de coh�erence est une tâche
complexe qui n�ecessite une connaissance assez compl�ete du mod�ele �a implanter
aussi bien que des fonctions internes de DIVA.

Nous d�ecrivons ici d'une mani�ere simpli��ee les �etapes n�ecessaires �a la pro-
grammation d'un mod�ele sur DIVA. Chaque mod�ele de coh�erence a ses propres
particularit�es et protocoles qui ne seront pas d�ecrits dans ce paragraphe. Dans
l'annexe A, nous donnons une pr�esentation d�etaill�ee de l'implantation de la co-
h�erence s�equentielle.

Dans DIVA, un mod�ele M implante la relation d'ordre qui lui est associ�ee
par le sch�ema suivant:

mod�ele M( type op�eration )
f
case(type op�eration)
TYPE OP1: contraintes type op1();
TYPE OP2: contraintes type op2();
TYPE OPn: contraintes type opn();

g

Le mod�ele de coh�erence est programm�e par un sch�ema de description de
mod�eles. En r�ealit�e, le programmeur doit associer le type de l'op�eration aux
contraintes d'ordre impos�ees par le mod�ele. Ces contraintes d'ordre sont sp�eci-
��ees par les m�ethodes de coh�erence.

La programmation d'un mod�ele de coh�erence sur DIVA comprend alors deux
�etapes: la d�e�nition des op�erations qui sont trait�ees par le mod�ele et la sp�eci�-
cation de la m�ethode de coh�erence qui doit être ex�ecut�ee lors qu'une de ces
op�erations est e�ectu�ee.
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Premi�ere �etape: d�e�nition des types d'op�eration

La relation
R
�! agit sur l'ensemble O de types d'op�erations d'acc�es �a la m�e-

moire consid�er�e par le mod�ele (voir paragraphe 3.4). Le premier pas vers l'implan-
tation du mod�ele M consiste donc �a identi�er l'ensemble O. Pour les mod�eles
uniformes, cet ensemble est compos�e uniquement des op�erations de lecture et
�ecriture en m�emoire:

O = fopi j type(opi) 2 fr; wgg

Les mod�eles hybrides rajoutent les op�erations de synchronisation �a l'ensemble
O. DIVA met �a disposition des programmeurs deux types de base de primitives
de synchronisation: diva lock et diva unlock. Le programmeur syst�eme doit se
servir de ces primitives pour implanter la coh�erence de la m�emoire. Par exemple,
pour implanter la coh�erence �a la lib�eration, l'ensemble O sera le suivant:

O = fopi j type(opi) 2 fr; w; diva lock; diva unlockgg

D'autres primitives peuvent être d�e�nies, selon les besoins du mod�ele de co-
h�erence de la m�emoire en question.

DansDIVA, les op�erations r et w sont en fait les op�erations LOAD et STORE
d'acc�es �a la m�emoire. Ces op�erations se d�eroulent sans l'intervention de notre sys-
t�eme quand la page qui les contient est charg�ee en m�emoire. Les seules op�erations
visibles �a DIVA sont des d�efauts de page lors d'une lecture ou d'une �ecriture.

Nous devons alors pr�evoir des m�ethodes pour traiter des d�efauts de page en
lecture et �ecriture �a la place des proc�edures de traitement des op�erations r et w,
respectivement. Sauf dans le cas d'un d�efaut de page de protection, le n�ud en
d�efaut n'a pas la page charg�ee dans sa m�emoire locale. Il doit alors s'adresser au
gestionnaire de la page pour connâ�tre la localisation et l'�etat de la page dans le
syst�eme.

Seconde �etape: d�e�nition de la m�ethode associ�e �a l'op�eration

La seconde �etape consiste �a d�eterminer le comportement de chaque type
d'op�eration opi qui appartient �a O. Ce comportement est d�e�ni par la m�ethode
m�ethode type opi().

L'ensemble P de m�ethodes de coh�erence est d�e�ni de la fa�con suivante:

P = fmethode j methode = methode type opi()g
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Nous voulons souligner que, pour chaque type d'op�eration, il est n�ecessaire
de d�e�nir une m�ethode associ�ee. Une m�ethode comprend souvent un ensemble
de proc�edures qui seront utilis�ees pour traiter un ensemble de messages �echang�es
entre les n�uds.

3.5.2 Incorporation du mod�ele au serveur

L'incorporation d'un nouveau mod�ele �a DIVA est r�ealis�ee �a l'aide d'un �chier
de con�guration montr�e dans la �gure 3.6.

Le �chier est divis�e en trois parties. La premi�ere partie (1) comprend le nom
du mod�ele implant�e.

La deuxi�eme partie (2) d�ecrit les op�erations consid�er�ees par le mod�ele. Les
op�erations r et w sont obligatoires. En ce que concerne les op�erations de synchro-
nisation, seules les op�erations qui ex�ecutent des actions de coh�erence doivent être
pr�ecis�ees. A ce moment, l'utilisateur peut d�e�nir des nouvelles primitives. Sur la
�gure 3.6, c'est le cas pour la primitive diva x nouveau.

La troisi�eme partie (3) consiste �a d�ecrire les m�ethodes qui implantent les op�e-
rations selon les restrictions du nouveau mod�ele. Chaque m�ethode est compos�ee
d'une proc�edure ex�ecut�ee lorsque l'op�eration est e�ectu�ee et d'un ensemble de
proc�edures ex�ecut�ees lors de la r�eception d'un message envoy�e par la m�ethode.
Pour toute op�eration d�e�nie en (2), la m�ethode associ�ee doit être fournie. Le
�chier de con�guration est termin�e par le caract�ere #.

Un programme d'implantation de mod�eles lit le �chier de con�guration et
rajoute le mod�ele au code de DIVA (cf. �gure 3.6). Pour pr�eserver les perfor-
mances, nous avons opt�e pour l'insertion du nouveau mod�ele de coh�erence direc-
tement dans le code de DIVA. La compilation du nouveau code de DIVA cr�ee
une nouvelle machine virtuelle qui est maintenant capable d'accepter le mod�ele
X. Pour qu'une application soit ex�ecut�ee selon X, il su�t de sp�eci�er X comme
le mod�ele courant dans le code de l'application. Selon ce sch�ema, plusieurs mo-
d�eles qui ex�ecutent des op�erations opi selon le type de l'op�eration peuvent être
implant�es.
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Code DIVA

1
modele X
2
r, w, diva_lock, diva_x_nouveau
diva_x_nouveau{in par..., out par...}
{ ---procedure--- }
MSG_X_NOUVEAU_1:
   ---procedure---
MSG_X_NOUVEAU_n
   ---procedure---
3
r:
{ ---procedure---}
MSG_X_R_1:
   ---procedure---
MSG_X_R_n:
   ---procedure---
w:
{---procedure---}
MSG_X_W_1:
  ---procedure---
MSG_X_W_n:
  ---procedure---
diva_lock:
{---procedure---}
MSG_X_LOCK_1:
  ---procedure---
MSG_X_LOCK_n:
  ---procedure---
diva_x_nouveau:
#

case(modele)

X:

case(modele)

defaut_ecriture:

X:

case(modele)

defaut_lecture:

X:

diva_lock()
{

receive_msg()
{

Code DIVA

Fichier de configuration

Fig. 3.6 { Implantation du mod�ele X
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3.6 Interface de sp�eci�cation du mod�ele de co-

h�erence

Pour le cas o�u le programmeur ne veut pas se soucier des mod�eles de coh�e-
rence de la m�emoire, DIVA se comporte comme un syst�eme de m�emoire virtuelle
partag�ee traditionnel. Il n'est pas n�ecessaire d'utiliser des nouvelles primitives.
Le mod�ele de coh�erence par d�efaut est la coh�erence �a la lib�eration (voir para-
graphe 2.2.9).

Nous avons choisi la coh�erence �a la lib�eration comme le mod�ele de coh�erence
par d�efaut car c'est le mod�ele qui pr�esente le meilleur compromis entre la simpli-
cit�e de programmation et les performances pour un grand nombre d'applications
[Mos93].

A�n de sp�eci�er un mod�ele de coh�erence de la m�emoire autre que la
coh�erence �a la lib�eration, le programmeur doit faire appel �a la primitive
diva set memory model.

La primitive diva set memory model �etablit le mod�ele de coh�erence qui sera
utilis�e par l'application pendant son ex�ecution. Elle doit être appel�ee par l'utili-
sateur avant tout acc�es aux variables partag�ees. Sa syntaxe est la suivante:

<model set> = diva set memory model(<model wanted>)

o�u <model set> est le mod�ele �a être utilis�e par l'application
<model wanted> est un mod�ele parmi ceux o�erts par le serveur

Un des processus qui composent l'application demande le mod�ele
<model wanted>. Si un autre mod�ele de coh�erence de la m�emoire a d�ej�a �et�e
sp�eci��e par un autre processus de la même application, DIVA retourne dans
le champ <model set> le mod�ele sp�eci��e au pr�ealable. En d'autres termes, le
premier mod�ele sp�eci��e est toujours retourn�e.

Une fois sp�eci��e, le mod�ele de coh�erence est di�us�e �a tous les n�uds du sys-
t�eme. Dans ce contexte, nous pouvons arriver �a une situation de conits d'acc�es
si deux n�uds sollicitent des mod�eles de coh�erence m�emoire distincts simultan�e-
ment.

Nous proposons un protocole pour traiter correctement cette situation. L'ex�e-
cution du protocole est montr�ee dans la �gure 3.7. Les lignes verticales corres-
pondent au temps, qui crô�t vers le bas. Ce protocole g�en�ere quatre types de
messages (VERIF MM, SET OK, SET ERROR et SET MM). L'�echange de mes-
sages entre processeurs est repr�esent�e par les lignes pointill�ees.

L'objectif du protocole est de mettre �a jour la variable <memory model> de
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SET_ERROR

SET_OK

VERIF_MM
VERIF_MM

memory_model=SC

memory_model=SC

memory_model=None memory_model=None

diva_set_memory_model(SC)

memory_model=None

diva_set_memory_model(PC)

memory_model=SC
SET_MM=SC

P0 P1 P2

Fig. 3.7 { Ex�ecution du protocole

chaque processeur en lui a�ectant la valeur sp�eci��ee par l'utilisateur. A la �n de
l'ex�ecution du protocole, les variables <memory model> de chaque processeur
contiennent toujours des valeurs identiques.

A�n de r�esoudre les conits d'acc�es, nous avons �etabli un ordre dans la dif-
fusion des mod�eles de coh�erence m�emoire: les messages sont toujours envoy�es
d'abord au n�ud 0. Le n�ud 0 est donc l'arbitre de l'attribution.

D�es que le n�ud 0 re�coit le message VERIF MM, il v�eri�e si le mod�ele de
coh�erence de la m�emoire a d�ej�a �et�e attribu�e. Dans le cas a�rmatif, il envoie
le message SET ERROR au n�ud origine. Ce message sp�eci�e aussi le mod�ele
courant. Dans le cas contraire, le n�ud 0 a�ecte �a sa variable <memory model>
le mod�ele envoy�e par le n�ud origine et envoie le message SET OK �a celui-ci.

Le n�ud origine reste bloqu�e en attendant la r�eponse. S'il re�coit SET ERROR,
il a�ecte la valeur du mod�ele de coh�erence contenue dans le message envoy�e par
le n�ud 0 �a sa propre variable <memory model> et cette valeur est retourn�ee au
processus qui a fait appel �a la primitive. S'il re�coit SET OK, il a�ecte la valeur
sp�eci��ee par l'utilisateur �a sa variable <memory model> et continue la di�usion.
Cette fois-ci, l'envoi de messages est asynchrone et le processeur ne reste pas
bloqu�e en attendant la r�eponse des n�uds destinataires.
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3.7 Gestion de la synchronisation dans DIVA

Dans le paragraphe 3.4, nous avons vu que DIVA supporte plusieurs mo-
d�eles de coh�erence de la m�emoire. Une classe de mod�eles, dits hybrides, ex�ecute
des op�erations de coh�erence au moment de la synchronisation. La conception
des m�ecanismes de synchronisation doit alors permettre l'ex�ecution de quelques
op�erations de coh�erence.

Une premi�ere approche consiste �a o�rir aux utilisateurs de notre syst�eme des
m�ecanismes de synchronisation traditionnels tels que les op�erations d'obtention
et relâchement de verrous. Chaque mod�ele hybride se sert alors des m�ecanismes
de synchronisation de base pour implanter les primitives de synchronisation dont
il a besoin.

verrouillage(verrou) { ........}

relachement(verrou) { .........}

diva_faible_verrouillage(verrou)
{

}

{

diva_liberation_verrouillage(verrou)
{

Code de DIVA

diva_faible_relachement(verrou)
  ...coherence_faible_relachement...

verrouillage(verrou);

relachement(verrou);

verrouillage(verrou);

...coherence_faible_verrouillage....

}

}

relachement(verrou);

  ...coherence_liberation_relachement...{
diva_liberation_relachement(verrou)
}
  ...coherence_liberation_verrouillage...

mécanismes 
de base
offerts 
par DIVA

primitives de 

synchronisation

de la cohérence

faible

primitives de 
synchronisation
de la cohérence
de libération

Fig. 3.8 { M�ecanismes de synchronisation selon l'approche traditionnelle

La �gure 3.8 illustre un syst�emeDIVA con�cu suivant cette premi�ere approche.
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Dans la �gure, le syst�eme o�re deux mod�eles: la coh�erence faible et la coh�erence
�a la lib�eration.

Nous pouvons noter que cette approche entrâ�ne une prolif�eration de pri-
mitives de synchronisation, au moins deux primitives par mod�ele de coh�erence
hybride. De plus, pour changer de mod�ele de coh�erence d'une application, il faut
modi�er le code pour appeler la bonne primitive.

Cette approche traditionnelle n'est donc pas adapt�ee �a un syst�eme �a mod�eles
de coh�erence multiples tel que DIVA.

Il faut rechercher des solutions qui pr�eservent la simplicit�e de programmation;
c'est �a dire que le changement du mod�ele de coh�erence courant doit causer un
petit nombre de modi�cations dans le code de l'application.

Nous avons adopt�e l'approche qui consiste �a concevoir une interface unique
de synchronisation; la syntaxe des primitives de synchronisation ne d�epend pas
du mod�ele de coh�erence courant, seule la s�emantique de la primitive change en
fonction du mod�ele.

verrouillage(verrou) { ........}

relachement(verrou) { .........}

diva_lock(verrou)
{

}

diva_unlock(verrou)
{

}

case(memory_model)

}

case(memory_model)

}
  LIBERATION: coherence_liberation_relachement

{ FAIBLE: coherence_faible_verrouillage

  LIBERATION: coherence_liberation_verroullaige

{ FAIBLE: coherence_faible_relachement

Code de DIVA

Fig. 3.9 { Primitives de synchronisation de DIVA
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DIVA o�re deux primitives de synchronisation ( diva lock et diva unlock)
qui sont montr�ees dans la �gure 3.9. A titre comparatif, nous pr�esentons sur
cette �gure le code des primitives du mod�ele de coh�erence faible et du mod�ele de
coh�erence �a la lib�eration selon l'approche utilis�ee par DIVA.

Les primitives de synchronisation deDIVA servent �a deux objectifs di��erents.
D'une part, elles permettent de garantir l'exclusion mutuelle entre les di��erents
processus qui composent l'application. D'autre part, elles activent des op�erations
de coh�erence quand le mod�ele courant de coh�erence de la m�emoire est un mod�ele
hybride.

Les op�erations directement li�ees �a la synchronisation sont verrouillage

(<verrou>) et relachement (<verrou>). Ces op�erations sont ex�ecut�ees dans le
module de gestion de la synchronisation de fa�con identique pour tous les mod�eles
de coh�erence. Elles implantent l'obtention et la lib�eration d'un verrou, respecti-
vement.

C'est la partie qui implante la coh�erence au moment de la synchronisation qui
est ex�ecut�ee selon le mod�ele sp�eci��e dans la variable <memory model>.

Les op�erations de coh�erence sont en e�et un ensemble de proc�edures ex�ecut�ees
par le gestionnaire de la coh�erence. La proc�edure ex�ecut�ee est choisie selon le mo-
d�ele de coh�erence courant. Pour les mod�eles uniformes, la proc�edure de coh�erence
est nulle.

Si un utilisateur veut changer le mod�ele de coh�erence courant, il su�t de rem-
placer la primitive diva set memory model(FAIBLE) par
diva set memory model(LIBERATION). Les appels aux primitives de synchro-
nisation restent inchang�es. C'est �a DIVA d'appliquer la s�emantique associ�ee au
mod�ele courant.

3.7.1 Op�erations de synchronisation

Les op�erations de synchronisation propos�ees dans notre serveur sont tr�es
simples. Des m�ecanismes plus complexes peuvent être con�cus avec ces primi-
tives de base. La simplicit�e est une caract�eristique souhaitable quand on veut
o�rir une même interface de synchronisation �a tous les mod�eles de coh�erence de
la m�emoire.

Les entit�es de synchronisation trait�ees par DIVA sont les verrous. Ils sont
g�er�es par un gestionnaire distribu�e �xe (voir paragraphe 2.3).

Les op�erations sur les verrous se traduisent en appels �a notre machine virtuelle.
DIVA met �a la disposition de l'utilisateur quatre primitives: diva get lock,
diva lock, diva unlock et diva remove lock.
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La correspondance entre le gestionnaire et le verrou s'e�ectue lors de l'ex�e-
cution de la primitive diva get lock. Cette primitive retourne �a l'utilisateur le
num�ero de verrou nv. C'est en fait un indice pour acc�eder une table distribu�ee
de verrous. Le gestionnaire du verrou est obtenu par la fonction nv MOD nproc

o�u nproc est le nombre de processeurs du syst�eme. Pour toute manipulation pos-
t�erieure, le num�ero du verrou nv doit être fourni.

Un processus demande l'acc�es exclusif �a un verrou �a travers la primitive
diva lock. Un verrou n'est accord�e qu'�a un processus �a la fois. Si n proces-
sus essayent d'obtenir le même verrou simultan�ement, n � 1 processus seront
bloqu�es et mis en attente. Ainsi, �a chaque verrou est associ�ee une liste châ�n�ee
de processus en attente. Cette liste est g�er�ee selon la politique FIFO.

Le relâchement d'un verrou est r�ealis�e par la primitive diva unlock. Un pro-
cessus en attente est alors retir�e de la liste et peut reprendre son ex�ecution.

Un verrou est supprim�e par la primitive diva remove lock. L'ex�ecution de
cette primitive rend le verrou inaccessible �a tous les processus qui composent
l'application.

3.7.2 Op�erations de coh�erence

Les op�erations de coh�erence associ�ees �a une primitive de synchronisation sont
celles sp�eci��ees au moment de la d�e�nition des mod�eles de coh�erence de la m�e-
moire (voir paragraphe 3.5).

Typiquement, les op�erations de coh�erence appliqu�ees consistent �a vider un
tampon de pages modi��ees par le processeur. D�es lors, les modi�cations sont
transmises aux processeurs qui ont ces mêmes pages cach�ees sur leurs m�emoires
locales.

3.8 Relation avec les autres travaux

L'objectif de ce paragraphe est de discuter la relation entre DIVA et d'autres
�etudes m�en�ees pr�ec�edemment dans le domaine des mod�eles de coh�erence mul-
tiples.

3.8.1 Relation avec le travail de Heddaya et Sinha

A. Heddaya et H. Sinha ont propos�e un formalisme pour d�ecrire les mod�eles
de coh�erence de la m�emoire dans [HS92] et ont implant�e un prototype (Mermera)
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qui se sert de ce formalisme. L'implantation de Mermera est d�ecrite dans [HS93].

Selon les auteurs, la description d'un mod�ele de coh�erence de la m�emoire
est fond�ee sur des \�ev�enements de m�emoire\. Un �ev�enement de m�emoire est,
par exemple, l'ex�ecution d'une op�eration d'acc�es �a la m�emoire. Un mod�ele de
coh�erence de la m�emoire sp�eci�e les conditions qui garantissent la s�emantique de
la m�emoire. Ces conditions g�en�erent un ensemble d'ordres d'�ev�enements qui sont
permis.

Les mod�eles de coh�erence suivants ont �et�e d�ecrits selon le formalisme propos�e:
la coh�erence s�equentielle, la coh�erence causale, la coh�erence du processeur, la
m�emoire lente, la coh�erence locale et la m�emoire faible.

Les auteurs justi�ent l'existence de plusieurs mod�eles de coh�erence par l'obser-
vation de certaines classes de programmes qui tournent sans modi�cation de code
sur les mod�eles de coh�erence plus relâch�es. Ainsi, ces programmes pro�tent des
am�eliorations en performance apport�ees par ces mod�eles sans que la program-
mation devienne trop compliqu�ee. Le mod�ele le plus adapt�e �a une application
d�epend de ses caract�eristiques d'acc�es.

De mani�ere similaire �a Heddaya et Sinha, nous croyons qu'il est n�ecessaire
d'o�rir �a l'utilisateur la possibilit�e de choisir entre plusieurs mod�eles de coh�e-
rence de la m�emoire. Nous avons eu aussi besoin de d�e�nir les mod�eles selon un
formalisme unique avant de les implanter.

Nous avons opt�e pour une description selon les historiques d'ex�ecution �a la
place de la description selon les �ev�enements de m�emoire propos�ee par Heddaya et
Sinha. Pour nous, un mod�ele de coh�erence de la m�emoire est une relation unique
d'ordre sur les op�erations d'acc�es �a la m�emoire qui sont permises par le mod�ele.
Notre description a �et�e d�evelopp�ee dans le but sp�eci�que de rendre possible et
simple l'implantation d'un mod�ele sur notre module de mod�eles multiples. En
d�e�nissant le mod�ele comme une relation unique, il nous su�t de changer la
relation d'ordre pour changer de mod�ele. Nous croyons que l'existence d'une seule
relation rend plus simple la tâche d'implantation des mod�eles.

Dans Mermera, plusieurs mod�eles de coh�erence peuvent être actifs dans une
même ex�ecution d'une application. L'acc�es aux donn�ees est e�ectu�e par des pri-
mitives de lecture et �ecriture.

Il existe uniquement une primitive de lecture de donn�ees. La lecture est tou-
jours e�ectu�ee sur la copie locale de la donn�ee. Il existe une primitive d'�ecriture
par mod�ele de coh�erence. Jusqu'�a maintenant, les �ecritures suivantes ont �et�e
implant�ees: CO write(adr, valeur) (coh�erence s�equentielle), PRAM write(adr,

valeur) (coh�erence PRAM), slow write(adr, valeur) (m�emoire lente),
local write(adr, valeur) (coh�erence locale).

Contrairement �a Mermera, nous ne nous servons pas de primitives pour acc�e-
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der �a la m�emoire partag�ee. Dans notre cas, l'acc�es est e�ectu�e par les op�erations
d'acc�es �a la m�emoire (LOAD et STORE). Nous pensons que l'utilisation de primi-
tives pr�esente deux inconv�enients. D'abord, le mod�ele de programmation devient
plus complexe. Une op�eration simple d'a�ectation entre variables partag�ees re-
quiert dans ce cas deux appels de primitives (x write(adr1, read(adr2)). De
plus, l'ex�ecution des primitives d'acc�es �a la m�emoire a toujours le coût additionnel
d'un appel �a primitives. Nous avons alors opt�e pour l'utilisation des m�ecanismes
de pagination dans le but de rendre l'interface de programmation la plus proche
possible de la programmation monoprocesseur.

Selon notre sch�ema d'ex�ecution, un seul mod�ele doit être associ�e �a une ex�e-
cution d'une application. La possibilit�e de coexistence entre plusieurs mod�eles
dans une même ex�ecution est exclue dans notre syst�eme. Nous voulons o�rir �a
l'utilisateur l'abstraction d'une m�emoire unique qui se comporte selon des r�egles
pr�e-d�e�nies. Ces r�egles doivent être appliqu�ees indistinctement �a toutes les don-
n�ees qui composent cette m�emoire. Nous croyons que la pr�eservation du concept
d'unicit�e de la m�emoire rend la programmation plus simple.

N�eanmoins, comme nous accordons �a l'utilisateur la possibilit�e de d�e�nir ses
propres mod�eles de coh�erence, rien ne l'empêche de d�e�nir des nouveaux types de
donn�ees et comportements di��erents associ�es �a chaque type. Pour notre syst�eme,
cependant, le mod�ele est encore unique.

Le dernier aspect �a consid�erer concerne la possibilit�e de d�e�nition de nouveaux
mod�eles. Dans le cas de Mermera, l'utilisateur doit choisir parmi un ensemble de
mod�eles pr�e-d�e�nis. Dans notre syst�eme, nous o�rons de plus la possibilit�e de
d�e�nition de nouveaux mod�eles. Nous pensons que l'interface d'implantation de
nouveaux mod�eles donne �a notre machine virtuelle la exibilit�e n�ecessaire pour
l'ex�ecution performante de plusieurs classes d'applications. Cette caract�eristique
la transforme aussi en une plate-forme de tests des mod�eles de coh�erence.

3.8.2 Relation avec le travail de Bershad et Zekauskas

Bershad et Zekauskas ont d�e�ni l'environnement de programmation Midway
en 1991 [BZ91b]. Midway a �et�e initialement propos�e pour implanter la coh�erence
d'entr�ee, un mod�ele propos�e par les auteurs.

Dans [BZS93b], une nouvelle version de Midway est propos�ee qui supporte
plusieurs mod�eles de coh�erence. Etant donn�e que la coh�erence d'entr�ee est un
mod�ele de coh�erence tr�es relâch�e, les auteurs ont opt�e pour o�rir quelques autres
mod�eles plus forts de coh�erence. Les mod�eles o�erts par cette nouvelle version
sont la coh�erence du processeur et la coh�erence �a la lib�eration. Evidement, la
coh�erence d'entr�ee est encore support�ee.
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De fa�con similaire �a Heddaya et Sinha, Bershad et Zekauskas permettent la
coexistence entre plusieurs mod�eles de coh�erence de la m�emoire dans une même
ex�ecution d'une application. Le mod�ele de coh�erence par d�efaut est la coh�erence �a
la lib�eration. L'acc�es aux variables associ�ees �a un intervalle de vidage (\ush\) se
comportent selon la coh�erence du processeur. La coh�erence d'entr�ee est appliqu�ee
aux variables associ�ees �a un objet de synchronisation. L'addition de nouveaux
mod�eles n'est pas possible dans Midway. Comme ces aspects sont similaires dans
Midway et dans Mermera, les mêmes commentaires r�ealis�es �a ce propos dans le
paragraphe pr�ec�edent sont aussi valides.

Midway supporte trois mod�eles de coh�erence qui traitent di��eremment les
op�erations de synchronisation. Cependant, Midway o�re une interface unique de
synchronisation. La di�usion des modi�cations est toujours e�ectu�ee au moment
de l'obtention d'un objet de synchronisation. Sur la coh�erence du processeur,
les modi�cations sont en plus di�us�ees p�eriodiquement. Sur la coh�erence d'en-
tr�ee, uniquement les modi�cations apport�ees aux variables gard�ees par l'objet de
synchronisation sont di�us�ees.

De mani�ere similaire �a Midway, nous proposons une interface unique de syn-
chronisation. Cependant, notre approche est beaucoup plus exible. L'interface
unique de synchronisation est o�erte dans notre cas aux mod�eles existants dans
DIVA ainsi qu'aux mod�eles qui y seront incorpor�es.

Dans Midway, l'utilisation d'une interface unique de synchronisation pour
des mod�eles autres que ceux actuellement support�es semble improbable. Dans
Midway, l'interface unique de synchronisation semble être une simple cons�equence
de l'addition des deux mod�eles de coh�erence au mod�ele d'ex�ecution. Dans le cas
de DIVA, cette facilit�e est une d�ecision prise lors de la conception du syst�eme.

L'acc�es aux variables partag�ees est e�ectu�ee �a travers des op�erations d'acc�es
�a la m�emoire (LOAD et STORE). N�eanmoins, Midway ne traite pas des d�efauts
de page. Au contraire, des modi�cations ont �et�e r�ealis�ees dans le compilateur
pour qu'une structure auxiliaire soit modi��ee apr�es chaque �ecriture en variable
partag�ee.

Nous pouvons citer au moins deux inconv�enients dans cette approche.
D'abord, la portabilit�e de Midway est compromise car elle requiert des modi-
�cations dans le compilateur. Ensuite, chaque op�eration d'�ecriture comprend au
moins deux acc�es �a la m�emoire: un acc�es pour �ecrire la donn�ee et autre pour
�ecrire la structure auxiliaire.

Nous pensons que l'utilisation des m�ecanismes de m�emoire virtuelle rend le
syst�eme plus facilement portable et aussi plus performant, si des e�ets caus�es par
la pagination tels que faux partage sont identi��es et trait�es.



106 3. DIVA: un syst�eme �a mod�eles de coh�erence multiples



4. Gestion des pages dans DIVA 107

Chapitre 4

Gestion des pages dans DIVA

L'introduction des m�ecanismes qui g�erent les mod�eles de coh�erence multiples
a eu des cons�equences sur la gestion de la m�emoire virtuelle. Nous avons eu besoin
d'adapter quelques m�ecanismes, notamment le remplacement et le pr�echargement
de pages, pour supporter les di��erents mod�eles de coh�erence.

Pour le remplacement des pages, nous avons not�e que la suppression d'une
page de la m�emoire n'est pas souhaitable quand les modi�cations e�ectu�ees sont
en train d'être propag�ees aux autres copies. En plus, le temps rajout�e de transfert
d'une page au disque �etait trop important. Nous proposons alors un m�ecanisme
qui d�ecide de la page �a remplacer selon le type de page et place la page choisie
dans un n�ud distant [BM94a].

En observant que le temps de chargement d'une page en m�emoire est tr�es
important, nous avons propos�e un m�ecanisme de pr�echargement de pages pour
essayer de r�eduire ce d�elai. L'existence des mod�eles de coh�erence multiples a com-
pliqu�e la conception de ce m�ecanisme puisque la coh�erence doit aussi être assur�ee
pour les pages pr�echarg�ees. Les contraintes de coh�erence �a assurer d�ependent du
mod�ele de coh�erence courant.

Ce chapitre est organis�e en deux grandes paragraphes. Le premier paragraphe
pr�esente le m�ecanisme de remplacement de pages propos�e dans DIVA. De même,
le second paragraphe pr�esente le m�ecanisme de pr�echargement.

4.1 Remplacement des pages dans DIVA

Nous proposons ici un algorithme simple pour traiter le probl�eme du rem-
placement de pages. L'algorithme se sert du niveau de stockage interm�ediaire
cr�e�e par la m�emoire virtuelle partag�ee pour stocker les pages �a supprimmer de la
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m�emoire locale.

L'algorithme propos�e s'ex�ecute sur tous les n�uds du syst�eme. Il prend la
d�ecision du choix du n�ud vers lequel une page doit migrer en consultant l'�etat
d'occupation des m�emoires des n�uds voisins. Si toutes les m�emoires sont pleines,
l'algorithme se comporte comme un algorithme de remplacement de pages tradi-
tionnel, en envoyant la page au disque.

Avant de pr�esenter l'algorithme de remplacement, nous analysons d'abord la
dynamique de l'occupation de la m�emoire locale de chaque n�ud. Nous pr�esentons
ensuite l'algorithme de remplacement propos�e. Nous d�etaillons aussi les deux
proc�edures principales de l'algorithme: celle qui choisit la page �a remplacer et
celle qui d�e�nit la nouvelle localisation de la page.

4.1.1 Dynamique d'occupation de la m�emoire

Pour simpli�er, nous supposons ici qu'une application parall�ele s'ex�ecute de
mani�ere exclusive sur un ensemble de n n�uds et que chaque n�ud ex�ecute un
seul processus. D'abord, nous supposons que la m�emoire locale �a chaque n�ud a
une taille in�nie.

Au d�ebut de l'ex�ecution d'un processus sur un n�ud s, la m�emoire locale
de s ne contient que des cadres de pages libres. Autrement dit, le nombre de
cadres de pages libres est �egal au nombre de cadres de pages de la m�emoire. A
mesure que les pages sont r�ef�erenc�ees par le processus qui s'ex�ecute sur s, elles
sont charg�ees en m�emoire et occupent des cadres de page qui �etaient autrefois
libres. Un processus peut r�ef�erencer un nombre quelconque de pages.

Quand un processus termine son ex�ecution, les cadres de pages occup�es sont
lib�er�es et le syst�eme retourne �a son �etat initial (cpmemoire = cplibre).

Dans les syst�emes r�eels, o�u la m�emoire a une taille �nie, un processus peut
r�ef�erencer un nombre de pages plus important que le nombre de cadres de page de
sa m�emoire locale. L'introduction d'une m�emoire �nie complique donc la dyna-
mique d'occupation de la m�emoire. Il faut maintenant supprimer une page de la
m�emoire pour lib�erer de la place pour charger la page r�ef�erenc�ee. Cette d�ecision
est prise par l'algorithme de remplacement.

L'algorithme de remplacement est fr�equemment ex�ecut�e par un d�emon qui
maintient l'occupation de la m�emoire au-dessous d'un seuil pr�e-d�e�ni. L'objec-
tif du d�emon est de r�eduire la probabilit�e d'occurrence de la condition m�e-
moire pleine. Dans DIVA, l'algorithme de remplacement a aussi �et�e implant�e
comme un d�emon.

Le comportement de la m�emoire locale dans DIVA est montr�e dans la �-
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gure 4.1.
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Fig. 4.1 { Dynamique d'occupation de la m�emoire

Chaque page r�ef�erenc�ee par un processus est charg�ee en m�emoire locale. Ceci
fait crô�tre l'occupation de la m�emoire. D�es que l'occupation de la m�emoire atteint
le seuil du remplacement, le d�emon de remplacement commence �a lib�erer des
pages. La lib�eration des pages ne cesse que quand l'occupation de la m�emoire est
inf�erieure au seuil de remplacement.

Les pages lib�er�ees sont envoy�ees �a un n�ud voisin dont l'occupation de la
m�emoire est inf�erieure au seuil de r�eception. Le fait de recevoir des pages fait
aussi crô�tre l'occupation de la m�emoire. La �n de l'ex�ecution d'un processus
entrâ�ne la lib�eration de toutes ses pages.

Comme les n�uds stockent des pages r�ef�erenc�ees par des processus distants,
la m�emoire locale �a un n�ud peut contenir des pages même si aucun processus
ne s'y ex�ecute localement.
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4.1.2 Algorithme de remplacement

L'algorithme de remplacement de pages du serveur DIVA est pr�esent�e ci-
dessous:

d�emon de remplacement()
f

recevoir message(m�emoire surcharg�ee);
TANT QUE occupation m�emoire � seuil remplacement

algorithme de remplacement();
g

algorithme de remplacement()
f

page = choisir page �a remplacer();
SI (modi��ee(page))
f

n�ud = choisir n�ud();
SI existe(n�ud)

envoyer page au n�ud(n�ud);
SINON

envoyer page au disque();
envoyer message(gestionnaire, page, IN TRANSIT);

g
SINON

envoyer message(gestionnaire, page, UNMAP);
mettre �a jour table pages(page, UNMAP);
occupation m�emoire = occupation m�emoire - 1;

g

recevoir page �a remplacer()
f

TANT QUE vrai
f

recevoir page(page, n�ud origine);
TANT QUE (! allouer page(page))

algorithme de remplacement();
mettre �a jour table pages(page, type de page);
envoyer message(gestionnaire, page, type de page);
occupation m�emoire = occupation m�emoire + 1;

g
g

Dans le paragraphe 2.4.5, nous avons vu que r�esoudre le probl�eme du rempla-
cement des pages dans les syst�emes parall�eles consiste �a trouver les r�eponses �a
deux questions. D'abord, il faut d�ecider quelle page sera supprim�ee de la m�emoire
locale. Ensuite, il faut trouver de la place pour stocker la page �a supprimer, si
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jamais elle a �et�e modi��ee.

La premi�ere proc�edure �a être ex�ecut�ee est celle qui choisit la page �a supprimer
de la m�emoire. Si la page choisie a �et�e modi��ee, l'algorithme choisit le n�ud vers
lequel la page va migrer. Le gestionnaire de la page est inform�e �a propos de
la nouvelle localisation de la page et la page est envoy�ee au n�ud destinataire.
Sinon, le n�ud local informe le gestionnaire que la page a �et�e supprim�ee. Dans
les deux cas, le cadre de page 1 correspondant �a la page est marqu�e FREE et
l'occupation de la m�emoire est d�ecrement�ee.

L'algorithme pr�esent�e est un algorithme traditionnel de remplacement des
pages. L'originalit�e de notre approche repose sur la conception des proc�edures
choisir page �a remplacer() et choisir n�ud().

Dans le reste de ce paragraphe, nous pr�esentons les solutions qui ont �et�e
retenues dans DIVA pour le choix de la page �a remplacer et le choix du n�ud
vers lequel la page modi��ee doit migrer. D'abord, le diagramme d'�etats des pages
est pr�esent�e. Ensuite, nous d�ecrivons la proc�ecure de choix de la page �a remplacer.
En�n, nous pr�esentons le m�ecanisme de d�ecision de la nouvelle localisation de la
page �a supprimer dans le cas o�u celle-ci a �et�e modi��ee.

4.1.3 Diagramme de transition d'�etats des pages

Dans DIVA, un cadre de page peut se trouver dans l'un des cinq �etats d�ecrits
dans la �gure 4.2.

FREE Le cadre de page est libre
READ Le cadre de page contient la copie unique d'une

page en lecture
MREAD Le cadre de page contient une copie d'une page

en lecture
WRITE Le cadre de page contient une page en �ecriture
BORROWED Le cadre de page contient une page qui a �et�e choisie

pour le remplacement dans un autre n�ud

Fig. 4.2 { Les �etats des pages

Le diagramme de transition d'�etats des pages est pr�esent�e dans la �gure 4.3.

1: cadre de page ("page frame") - unit�e de la m�emoire physique utilis�ee pour stocker les
pages
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Fig. 4.3 { Diagramme d'�etats de page

Au d�ebut de l'ex�ecution, toutes les cadres sont dans l'�etat libre (FREE). Si
un d�efaut de page en lecture est g�en�er�e et il n'existe aucune copie de la page dans
le syst�eme, la page est charg�ee �a partir du disque et mise dans un cadre de page.
L'�etat de ce cadre est chang�e en READ. S'il existe d�ej�a des copies de la page
dans des m�emoires distantes, la copie est mise dans un cadre marqu�e MREAD
(lecture multiple). La premi�ere copie de la page devient elle aussi MREAD. Les
pages en d�efaut d'�ecriture sont marqu�ees comme WRITE.

Au cours de l'ex�ecution du programme, des messages de coh�erence peuvent
arriver pour une page. Si le message en question est une invalidation, le cadre
correspondant �a la page est mise dans l'�etat FREE. Le fait d'être choisie par
l'algorithme de remplacement peut aussi lib�erer le cadre de page (�etat FREE).

Les pages emprunt�ees (BORROWED) sont cr�e�ees par une interruption de
remplacement g�en�er�ee par un n�ud distant. Deux �evenements peuvent faire qu'un
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cadre de page BORROWED soit mis dans l'�etat FREE. Le premier correspond
au cas o�u la page est r�ef�erenc�ee par un n�ud distant et est migr�ee vers ce n�ud.
Le second �ev�enement correspond au cas o�u l'algorithme de remplacement choisit
une page BORROWED. Dans ce cas aussi, le cadre correspondant est mis dans
l'�etat FREE. Si jamais une page emprunt�ee est r�ef�erenc�ee par le n�ud local, son
�etat est chang�e en WRITE.

Le diagramme d'�etats pr�esent�e dans la �gure 4.3 ne montre que les �etats
stables de la page. D'autres �etats, tels que EN TRANSIT et EN MODIFICATION
sont dits �etats volatiles ou instables car ils mod�elisent la transition entre deux
�etats stables.

Les pages qui se trouvent dans les �etats instables ne sont pas choisies pour le
remplacement. Pour interdire le choix de ces pages, DIVA r�ealise le verrouillage
en m�emoire de toutes les pages instables. Un exemple d'�etat instable est celui
produit par la modi�cation des pages qui se trouvent �a l'int�erieur d'une section
critique sur le mod�ele de coh�erence �a la lib�eration. Avant que l'op�eration de
relâchement soit ex�ecut�ee, ces pages sont dans l'�etat EN MODIFICATION.

4.1.4 La page �a remplacer

Le choix de la page �a remplacer est r�ealis�e par la proc�edure choi-
sir page �a remplacer. De mani�ere similaire �a la plupart des algorithmes de rem-
placement de pages dans les machines monoprocesseurs, ce choix est r�ealis�e dans
notre syst�eme selon la politique LRU. Nous avons cr�e�e une liste LRU par type
de page et ensuite nous avons attribu�e des priorit�es de remplacement �a ces listes:
BORROWED > MREAD > READ > WRITE.

Les pages qu'il faut consid�erer en premier pour le remplacement sont les pages
emprunt�ees. Ces pages ont �et�e charg�ees dans la m�emoire locale �a la suite d'une
op�eration de remplacement initi�ee par un autre processeur. Les pages emprunt�ees
sont toler�ees uniquement quand la m�emoire locale n'est pas surcharg�ee. Dans le
cas de surcharge, les pages emprunt�ees sont envoy�ees vers un autre n�ud qui a
de la place.

Les pages du type MREAD ont la plus grande priorit�e de remplacement parmi
les pages r�ef�erenc�ees par le n�ud local. Puisqu'il existe plusieurs copies de ces
pages dans le syst�eme, la copie locale est simplement supprim�ee, en accord avec
le gestionnaire de la page. Cette op�eration cause pourtant une r�eduction du degr�e
de partage de la page.
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S'il n'existe pas de page MREAD dans la m�emoire locale, la prochaine cat�e-
gorie recherch�ee est celle des pages READ. Le remplacement d'une page READ
peut causer une op�eration de mouvement si la page a �et�e modi��ee. Si la page
n'a pas �et�e modi��ee, elle est simplement supprim�ee de la m�emoire locale. Une
prochaine r�ef�erence �a cette page n�ecessite un transfert du disque.

La derni�ere cat�egorie recherch�ee est celle des pages WRITE. Le remplacement
d'une page WRITE occasionne toujours une migration.

4.1.5 La nouvelle localisation de la page

Algorithme

La m�emoire virtuelle partag�ee simule un niveau interm�ediaire de m�emoire qui
est compos�e de toutes les m�emoires locales des n�uds. La capacit�e de stockage
de ce niveau est la somme de la taille de toutes les m�emoires des processeurs qui
composent le syst�eme.

Contrairement aux algorithmes traditionnels de remplacement, notre algo-
rithme essaye de pro�ter de ce niveau interm�ediaire de m�emoire et stocke les
pages �a remplacer sur un n�ud distant.

La d�ecision de placer une page sur un n�ud distant est en e�et une d�ecision
d'allocation de ressources. Pour r�esoudre ce probl�eme d'allocation, il nous faut
envoyer la page �a un n�ud qui a de la place pour la stocker. Le maintien de l'�etat
de l'occupation de la m�emoire des n�uds est essentiel pour le choix de la nouvelle
localisation de la page.

Notre choix du n�ud vers lequel la page va migrer est bas�e sur une table des
voisins physiques. La table de voisins physiques contient un indicateur
LIBRE/PLEINE par processeur. Une m�emoire est consid�er�ee LIBRE par notre
algorithme si son occupation est inf�erieure au seuil de r�eception. La seule exi-
gence concernant le seuil de r�eception est que celui-ci doit être inf�erieur au seuil
de remplacement (voir �gure 4.1). D�es que l'occupation de la m�emoire d�epasse le
seuil de r�eception, l'indicateur LIBRE/PLEINE est positionn�e �a PLEINE.

A chaque changement d'�etat, un message est envoy�e �a tous les n�uds voisins.
La r�eception de ce message d�eclenche la mise �a jour de l'indicateur
LIBRE/PLEINE correspondant au n�ud qui a envoy�e le message.

Le choix de la nouvelle localisation de la page est realis�e par la proc�edure
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choisir n�ud() montr�ee ci-dessous.

choisir n�ud()
f

TANT QUE il existe(voisin)
f
SI (table de voisins[voisin] == LIBRE)

retourne(voisin);
voisin = prochain(voisin);
g
retourne(AUCUN);

g

Un seul message est envoy�e au n�ud choisi. Ce message contient la page et
la requête pour la placer.

Extensibilit�e

Pour atteindre l'extensiblit�e, il faut que l'algorithme soit ind�ependant de la
taille du syst�eme. Selon Kermier et al. dans [KK92], un algorithme extensible
doit être distribu�e de mani�ere sym�etrique parmi les n�uds et chaque n�ud ne
doit maintenir qu'une vision partielle de l'�etat du syst�eme.

Une copie de notre algorithme s'ex�ecute sur chaque n�ud du syst�eme. La
condition de distribution sym�etrique est donc respect�ee.

Le choix de la nouvelle localisation de la page est bas�e sur une table de voisins
physiques. Cette table ne contient que les processeurs qui ont des liens directs
avec le processeur local. Ainsi, ni la taille de la table de voisins ni le nombre de
messages �echang�es ne d�ependent de la taille du syst�eme. Chaque n�ud ne connâ�t
que l'�etat des n�ds qui lui sont physiquement connect�es (voisins directs).

Au moment de l'ex�ecution de l'algorithme, la d�ecision prise est enti�erement
fond�ee sur des informations locales.

Stabilit�e

Un algorithme est dit stable s'il est capable d'�eviter des mauvaises d�ecisions
d'allocation [KK92]. Dans notre cas, une mauvaise d�ecision est celle d'envoyer
une page �a un n�ud qui n'a pas de place pour la stocker.

Nous verrons par la suite qu'il est impossible de garantir que cette propri�et�e
soit toujours observ�ee. Ce que nous faisons c'est de pr�evoir des m�ecanismes des-
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tin�es �a r�eduire la probabilit�e d'occurrence d'une telle situation.

Dans un syst�eme parall�ele faiblement coupl�e, l'�etat d'occupation de la m�e-
moire d'un n�ud ne peut être connu qu'en interrogeant le n�ud.

En g�en�eral, le n�ud observe son �etat et le transmet aux autres n�uds. La
d�ecision prise d�epend alors de l'�etat d'occupation re�cu. Si, entre-temps, l'�etat
change, la valeur observ�ee par le n�ud qui ex�ecute le remplacement n'est plus
valide. N�eanmoins, comme c'est l'information la plus r�ecente qu'il poss�ede, elle
sera consid�er�ee jusqu'�a ce que le nouvel �etat soit re�cu.

A cause de la nature distribu�ee du syst�eme et de la nature dynamique du
comportement de l'occupation de la m�emoire, il est toujours possible qu'une page
soit envoy�ee vers un n�ud dont la m�emoire est pleine. Le seuil de r�eception a
�et�e pr�evu pour r�eduire la probabilit�e d'envoi d'une page �a un n�ud qui ne peut
pas la stocker. Pour illustrer cette situation, nous pr�esentons le cas d'un syst�eme
avec 2 n�uds x et y dans la �gure 4.4.

envoie(pleine)

envoie(page) envoie(page) envoie(page) envoie(page)

x

y

échange de messages

temps entre l’envoi et
la réception d’un message

Fig. 4.4 { L'utilit�e du seuil d'occupation

D�es que le n�ud y re�coit le message pleine du n�ud x, il positionne l'indicateur
correspondant �a x dans sa table de charge �a PLEINE et n'envoie plus de pages �a
ce n�ud.

N�eanmoins, les pages envoy�ees par y avant la r�eception du message pleine
pourront être stock�ees sur x si le seuil est bien �x�e en fonction du temps moyen
de communication.

En g�en�eral, plus les seuils de r�eception et de remplacement sont proches,
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plus grande est la probabilit�e d'arriv�ee d'une page pour laquelle il n'y a pas de
place. En revanche, un seuil d'occupation petit r�eduit l'occupation des m�emoires
distantes avec des pages emprunt�ees et, par cons�equent, augmente l'activit�e de
transfert vers le disque.

L'e�cacit�e de notre sch�ema de remplacement de pages d�epend de la d�eter-
mination d'un bon compromis entre les valeurs du seuil de remplacement et du
seuil de r�eception.

Politique de mise �a jour des informations

Dans notre syst�eme, l'�etat d'occupation de la m�emoire est mesur�e par le
nombre de cadres de page occup�es. Pour le r�epresenter, nous faisons une pro-
jection de l'occupation de la m�emoire sur deux �etats: LIBRE et PLEINE. Si le
nombre de cadres de page occup�es est inf�erieur au seuil de r�eception, une projec-
tion est e�ectu�ee sur l'�etat LIBRE. Dans le cas contraire, l'�etat est dit PLEINE.
Notre algorithme utilise donc une repr�esentation n-�etats [KK92] o�u n est �egal �a
2.

La mise �a jour des �etats peut se faire au moment du changement de l'�etat ou
au moment de l'ex�ecution de l'algorithme de remplacement. Dans le premier cas,
l'information est diss�emin�ee sans la requête explicite du n�ud r�ecepteur. Dans
le second cas, le n�ud qui ex�ecute l'algorithme de remplacement demande l'�etat
des voisins au moment de l'ex�ecution de la proc�edure choisir n�ud.

La deuxi�eme approche pr�esente deux incov�enients. D'abord, le temps d'ex�e-
cution de l'algorithme de remplacement est augment�e puiqu'il faut �echanger au
moins 2v messages, o�u v est le nombre de voisins directs. De plus, le coût de
l'algorithme est principalement support�e par le n�ud surcharg�e, c'est �a lui de
traiter les 2v messages alors que les n�uds voisins ne traitent que 2 messages.

Nous avons alors retenu la premi�ere approche. Le coût de cette approche r�e-
pose sur le taux de mise �a jour des �etats d'occupation. Comme chaque changement
d'�etat g�en�ere v messages aux n�uds voisins, un taux important de mises �a jour
peut causer la congestion du r�eseau d'interconnexion.

La projection 2-�etats a �et�e pr�evue pour r�eduire le nombre de communications
inter-n�uds. Une situation limite peut encore se produire quand l'�etat d'occu-
pation d'un n�ud oscille fr�equemment entre LIBRE et PLEINE. Pour �eviter un
nombre trop important de messages �echang�es quand une telle situation se pro-
duit, nous avons �etabli un intervalle de temps minimum pendant lequel aucun
message d'occupation ne peut être envoy�e.
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La proc�edure de mise �a jour des informations est montr�ee ci-dessous.

allouer m�emoire()
f

cadre page = chosir cadre libre();
occupation m�emoire = occupation m�emoire + 1;
SI (changement �etat(occupation m�emoire))
f

SI (temps changement �etat � TEMPS MINIMUM)
POUR TOUS voisins

envoyer message(voisin, �etat);
SINON

stocker(�etat chang�e);
g

g

4.1.6 Conclusion

L'algorithme de remplacement de pages propos�e dans DIVA a servi �a deux
objectifs distincts. Le premier est de tirer pro�t du niveau interm�ediaire cr�e�e par
la m�emoire virtuelle partag�ee. Ceci est r�ealis�e �a un coût faible de communication
entre n�uds. D�es que les besoins de contrôle augmentent (les m�emoires du voi-
sinage sont pleines), l'algorithme se comporte comme un algorithme traditionnel
de remplacement de pages.

Un autre objectif, moins �evident, est d'empêcher que les pages pour lesquelles
une op�eration d'�ecriture a �et�e initi�ee mais n'est pas encore termin�ee soient choisies
pour le remplacement.

Dans une machine virtuelle �a mod�eles de coh�erence multiples, nous pouvons
avoir plusieurs mod�eles de coh�erence relâch�es. Une mani�ere tr�es courante d'im-
plantation des mod�eles relâch�es consiste �a retarder la di�usion des modi�ca-
tions e�ectu�ees sur une page. Dans DIVA, ces pages sont dans l'�etat instable
EN MODIFICATION et leur migration n'est pas souhaitable. Ainsi, l'algorithme
de remplacement est n�ecessaire �a notre syst�eme car il garantit qu'une telle page
ne sera jamais remplac�ee.

4.2 Pr�echargement des pages

Pour la conception du module de pr�echargement de DIVA nous nous sommes
int�eress�es aux aspects suivants: le choix de la page �a pr�echarger, la localisation
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de la page pr�echarg�ee et la politique de gestion des pages pr�echarg�ees. Chacun
de ses aspects est d�ecrit en d�etail dans le reste de ce paragraphe.

4.2.1 Choix de la page �a pr�echarger

En g�en�eral, c'est la page qui sera r�ef�erenc�ee dans un futur proche qui doit
être pr�echarg�ee. Toutefois, les m�ethodes automatiques propos�ees jusqu'�a main-
tenant font des estimations soit tr�es conservatives, soit inexactes. Ceci est dû en
grande partie �a la nature dynamique du comportement d'un programme (voir
paragraphe 2.4.4).

Nous pensons que le programmeur est la personne qui connâ�t le mieux les
caract�eristiques des acc�es aux donn�ees r�ealis�es par son application. Notre syst�eme
lui laisse donc le choix de la page �a pr�echarger.

Le sch�ema de pr�echargement de pages est montr�e dans la �gure 4.5.

DIVA
Thread de charge(p)[4]

page(p)[5]
page(p)[6]

prefetch(p)[2]

Noeud x

préchargement

diva_prefetch(adr)[1]

Gestion de

la mémoire

utilisateur

Noeud y

ACK[3]

Fig. 4.5 { Le sch�ema de pr�echargement de DIVA

L'op�eration de pr�echargement des pages est initi�ee dans notre syst�eme par
l'appel �a la primitive diva prefetch(<adr>). L'appel �a cette primitive fait
qu'une requête de pr�echargement de la page qui contient <adr> soit mise dans
une �le de requêtes. L'application peut alors continuer son ex�ecution.
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L'op�eration de chargement d'une page requiert au moins deux messages entre
n�uds: la requête de chargement de la page et l'envoi de la page demand�ee.

Les requêtes de pr�echargement pour la page p sont trait�ees par un ot d'ex�e-
cution autonome (thread de pr�echargement). L'op�eration de chargement de p se
d�eroule simultan�ement �a l'ex�ecution de l'application.

Dans ce contexte, un d�efaut de page pour la page p peut arriver avant que
son pr�echargement s'e�ectue. Dans ce cas, la page p est rendue �a l'application
d�es qu'elle arrive au n�ud et l'op�eration de pr�echargement est annul�ee.

4.2.2 Localisation de la page pr�echarg�ee

Si la page pr�echarg�ee arrive au n�ud sans y être r�eferenc�ee entre-temps, il faut
trouver de la place pour la stocker. En ce qui concerne la localisation de la page
pr�echarg�ee, deux approches peuvent être utilis�ees. La premi�ere approche place la
page dans un cadre m�emoire allou�e �a l'application utilisateur et la deuxi�eme la
place dans un tampon g�er�e par le syst�eme �a m�emoire virtuelle partag�ee. Les avan-
tages et inconv�enients de ces deux approches sont discut�es dans les paragraphes
qui suivent.

La premi�ere approche n�ecessite que la page soit en quelque sorte verrouill�ee
en m�emoire pendant une p�eriode de temps �. Ceci sert �a empêcher que les pages
pr�echarg�ees ne soient aussitôt choisies pour le remplacement puisqu'elles n'ont
jamais �et�e r�ef�erenc�ees. L'implantation de ce m�ecanisme de verrouillage est r�eali-
s�ee par des temporisateurs. Il faut un temporisateur mat�eriel pour chaque page
pr�echarg�ee.

Pour la deuxi�eme approche, l'utilisation de tampons �a l'int�erieur du syst�eme
�a m�emoire virtuelle partag�ee entrâ�ne les probl�emes traditionnels de gestion de
tampons. En plus, �a chaque d�efaut de page, une recherche est d'abord men�ee
dans ces tampons. Le temps de recherche doit être petit car il sera additionn�e
au coût du d�efaut de page. De plus, la coh�erence des pages contenues dans le
tampon doit être assur�ee.

La premi�ere approche permet une implantation plus simple et plus perfor-
mante du pr�echargement des pages. N�eanmoins, l'acc�es �a quelques m�ecanismes
syst�eme tels que d�efauts de page provoqu�es et temporisateurs se fait n�ecessaire.
C'est la raison pour laquelle nous n'avons pas retenu cette approche.

Les pages pr�echarg�ees sont alors mises dans des tampons g�er�es par notre
syst�eme selon la politique FIFO. Le nombre de tampons allou�es au pr�echargement
est un param�etre de DIVA et peut être d�e�ni par l'utilisateur. Pour que cette
technique soit e�cace, le nombre de tampons doit être petit.
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4.2.3 Politique de gestion des pages pr�echarg�ees

A chaque d�efaut de page, les tampons de pr�echargement sont consult�es. Si la
page s'y trouve, elle est aussitôt mise en m�emoire et le tampon est lib�er�e. Sinon,
la page est charg�ee directement en m�emoire.

Les tampons de pr�echargement sont aussi acc�ed�es �a la suite des op�erations de
coh�erence. Notre syst�eme garantit que les pages pr�echarg�ees sont coh�erentes avec
le mod�ele de coh�erence courant.

Les proc�edures qui implantent le pr�echargement sont les suivantes:

diva prefetch(adr)
f

page ref = page(adr);
stocker requête dans �le(page ref);

g

traiter requête()
f

TANT QUE vrai
f
page ref = retirer requête de la �le();
page pr�e = charger page(page ref, gestionnaire(page ref));
SI (d�efaut de page(page pr�e))
rendre la page �a l'application(page pre);

SINON
mettre dans tampon(page pr�e);

g
g

Les tampons ont �et�e implant�es comme une simplement liste châ�n�ee g�er�ee
selon la politique FIFO. Les op�erations valides sur la liste de pr�echargement sont
l'insertion et la suppression des pages.

Insertion de pages

Une page pr�echarg�ee est toujours mise en �n de �le. Ainsi, la page qui detient
le plus grand temps de s�ejour dans un tampon est celle qui est en tête de �le:
tpage0 � tpage1 � � � � � tpagen�1 o�u tpagei est le temps de s�ejour de la page i et n
est le nombre maximal de tampons.
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Suppression d'une page

On distingue trois cas selon la suppression est declench�ee lors d'une r�ef�erence,
ou lorsque les tampons sont pleins ou lorsqu'une page a depass�e le temps de s�ejour
maximum.

Suppression d'une page r�ef�erenc�ee - Le transfert d'une page du tampon
de pr�echargement vers la m�emoire de l'application est e�ectu�e quand la page est
r�eellement r�ef�erenc�ee par l'application. A ce moment l�a, le tampon allou�e �a la
page est lib�er�e. La page r�ef�erenc�ee peut occuper n'importe quelle position dans
la �le des pages pr�echarg�ees.

Suppression d'une page (tampon plein) - La page dont le temps de s�ejour
dans le tampon est le plus grand est celle que sera supprim�ee. En e�et, il su�t
de supprimer la page qui est en tête de liste.

Suppression d'une page (permanence � maximum) - Le pr�echargement
des pages additionne deux sortes de surcoût �a notre syst�eme. Le premier type de
surcoût est g�en�er�e lors du pr�echargement d'une page qui ne sera jamais r�ef�erenc�ee.
Ceci rajoute au syst�eme une op�eration inutile de chargement de page.

Le deuxi�eme type de surcoût concerne toutes le pages pr�echarg�ees. D'abord,
le temps de recherche d'une page dans les tampons de pr�echargement est rajout�e
au coût du d�efaut de page. En plus, les op�erations de coh�erence sont aussi ex�ecu-
t�ees sur les pages pr�echarg�ees. Le maintien des pages dans les tampons est alors
coûteux au syst�eme.

Pour r�eduire ce coût, nous avons �etabli un temps maximum � de permanence
des pages dans les tampons. Au-del�a de ce temps, la page qui n'a pas encore �et�e
r�ef�erenc�ee est supprim�ee.

4.2.4 Evaluation de l'algorithme

A�n d'�evaluer notre m�ecanisme de pr�echargement de pages, nous avons ana-
lys�e le comportement d'une même application dans deux situations di��erentes.
Pour le premier cas, une politique classique de chargement de pages �a la demande
est utilis�ee. Pour le second cas, l'application se sert du m�ecanisme de pr�echarge-
ment de pages o�ert par notre serveur.

L'application �etudi�ee est une application simple qui acc�ede aux donn�ees d'une
mani�ere exclusivement s�equentielle. La châ�ne de r�ef�erence aux pages lors d'une
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ex�ecution quelconque de l'application est: page1, page2, ..., pagen.

Nous montrons dans la �gure 4.6, le code de l'application quand la politique
de chargement de pages appliqu�ee est le chargement �a la demande (cd) et quand
la politique appliqu�ee est le pr�echargement de pages (pc).

.

.

.

.

.

.

x=1;

y=4;

z=7;

.

.

.

.

.

.

x=1;

y=4;

z=7;

Chargement à la demande (cd): Prechargement (pc):

diva_prefetch(x);

diva_prefetch(y);

diva_prefetch(z);

Algorithmes

Fig. 4.6 { Les politiques de chargement des pages

A�n d'initier l'op�eration de pr�echargement de la page qui contient la donn�ee
x, l'utilisateur se sert de la primitive diva prefetch(x).

Ces deux algorithmes seront �evalu�es selon trois crit�eres: le temps d'ex�ecution
de l'application, le nombre de messages �echang�es lors de l'ex�ecution de l'applica-
tion et la m�emoire n�ecessaire pour stocker les pages manipul�ees par l'application.

Temps d'ex�ecution

Soit t(a,pc) le temps d'ex�ecution de l'application a quand la politique de
pr�echargement est utilis�ee et soit t(a,cd) le temps d'ex�ecution de l'application
a quand la politique de chargement �a la demande est utilis�ee. L'objectif principal
des m�ecanismes de pr�echargement des pages est de r�eduire le temps d'ex�ecution
d'une application. Ainsi, t(a,pc) doit être plus petit que t(a,cd). Pour y arriver,
le m�ecanisme de pr�echargement essaye de r�eduire le d�elai caus�e par l'op�eration
de chargement de pages. Ce d�elai est important car chaque fois qu'une page non
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r�esidente en m�emoire est r�ef�erenc�ee, l'application reste bloqu�ee jusqu'�a la �n de
l'op�eration de chargement.

Nous pr�esentons par la suite des �el�ements pour l'�evaluation du coût en temps
d'ex�ecution de notre algorithme de pr�echargement de pages (Ccd) et de l'algo-
rithme de chargement �a la demande (Cpc).

Ccd = pf

p = coût moyen d'un d�efaut de page �a distance
f = taux de d�efaut de page

Cpc = pm+ p0h+ C 0

m = taux d'�echec des acc�es au tampon de pr�echargement
p0 = coût moyen d'une r�eussite d'acc�es au tampon de pr�echargement
h = taux de r�eussite des acc�es au tampon de pr�echargement
C 0 = coût additionnel du pr�echargement

En g�en�eral, p0 � p. Le coût du pr�echargement est alors d�etermin�e par m et
C 0 [SC93]. Par la suite, nous analysons l'impact de ces deux param�etres.

Dans notre m�ecanisme de pr�echargement, c'est l'utilisateur qui d�etermine la
page �a pr�echarger car c'est lui qui connâ�t le mieux la s�equence des r�ef�erences
aux donn�ees manipul�ees par son programme. Nous supposons alors que le taux
de bonnes d�ecisions de pr�echargement est important. Dans ce contexte, nous
pouvons dire que, pour un tampon de pr�echargement de taille in�nie et pour un
temps maximum de s�ejour dans les tampons in�ni, m est petit.

N�eanmoins, dans un syst�eme r�eel, les tampons de pr�echargement occupent
physiquement la même m�emoire que les cadres de pages. Une augmentation de la
taille des tampons entrâ�ne une r�eduction proportionnelle du nombre de cadres
de pages. Un nombre petit de cadres de page augmente le taux de remplacement
et, par cons�equent, augmente le temps d'ex�ecution de l'application. Ainsi, nous
devons trouver un compromis entre ces deux facteurs.

Nous avons d�etermin�e un temps maximum de s�ejour (�) dans les tampons
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pour r�eduire le coût des op�erations de coh�erence sur les pages pr�echarg�ees. Sans
ce m�ecanisme, une page pr�echarg�ee qui n'est jamais r�ef�erenc�ee peut rester long-
temps dans les tampons de pr�echargement et beaucoup d'op�erations inutiles de
coh�erence peuvent être ex�ecut�ees pour cette page. L'estimation de � est aussi
tr�es importante pour l'e�cacit�e de notre m�ecanisme de pr�echargement. Un � pe-
tit peut causer la suppression de la page du tampon de pr�echargement avant que
la r�ef�erence �a cette page ne soit g�en�er�ee. La probabilit�e d'ex�ecution d'op�erations
de coh�erence additionnelles augemente avec un � trop important.

Pour resumer, nous avons essay�e de maintenir petit le taux d'�echecs du tam-
pon de pr�echargement (m) en laissant �a l'utilisateur le choix de la page �a pr�echar-
ger. Toutefois, pour que m soit e�ectivement petit, il faut une bonne estimation
de la taille des tampons de pr�echargement et du temps maximum de permanence
des pages dans les tampons.

Dans notre cas, le coût C 0 est le coût de l'ex�ecution de la primitive
diva prefetch. Ce coût comprend un appel �a notre serveur. Les op�erations ex�e-
cut�ees par DIVA lors de l'appel �a diva prefetch sont tr�es simples. Elles se
r�esument �a placer une requête de pr�echargement dans une �le. Nous avons un
thread autonome qui ex�ecute le pr�echargement de pages en parall�ele avec l'ex�e-
cution de l'application. Nous pouvons conclure que C 0 est alors tr�es faible.

Messages �echang�es

Dans ce paragraphe, nous �evaluons le nombre de messages entre n�uds �echan-
g�es lors de l'ex�ecution d'une application pour le cas du chargement �a la demande
Mcd et du pr�echargement Mpc.

Mcd = ch + e+ c

ch = nombre de messages n�ecessaires pour le chargement des pages
e = nombre de messages �echang�ees entre les processus de l'application
c = nombre de messages de coh�erence

Mpc = c0
h + e+ c0

c0
h = nombre de messages n�ecessaires pour le chargement des pages
e = nombre de messages �echang�ees entre les processus de l'application
c0 = nombre de messages de coh�erence

Puisque le nombre de messages �echang�es par les processus qui composent
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l'application est le même pour les deux cas, nous allons analyser uniquement les
messages de chargement et les messages de coh�erence.

Pour le chargement �a la demande, le nombre de messages de chargement
�echang�es est ch = mcf , o�u mc est le nombre moyen de messages par op�eration de
chargement et f le taux de d�efauts de pages.

Pour notre m�ecanisme de pr�echargement, le nombre de messages de charge-
ment �echang�ees est donn�ee par la formule suivante: c0

h = mc(m + h + a). Le
premier facteur correspond aux op�erations de chargement au moment d'un d�e-
faut de page. Le deuxi�eme facteur mod�elise les op�erations de chargement de pages
e�ectu�ees au moment de l'ex�ecution d'une primitive de pr�echargement qui ont
�et�e utiles, c'est �a dire, les pages pr�echarg�ees ont �et�e r�ef�erenc�ees dans un moment
post�erieur et elles se trouvaient encore dans les tampons. Le troisi�eme facteur
(mca) mod�elise les op�erations de pr�echargement inutiles. Soit les pages pr�echar-
g�ees ne sont jamais r�ef�erenc�ees, soit les pages pr�echarg�ees sont r�ef�erenc�ees �a un
moment o�u elles ne se trouvent plus dans les tampons.

Pour une situation id�eale de l'ex�ecution d'une application sur une politique de
pr�echargement, m+h = f et a = 0. Dans ce cas, le nombre de messages �echang�es
par les deux politiques est le même. Nous pouvons conclure, alors, que ch � c0

h.

La coh�erence des pages est assur�ee pour toutes les pages qui se trouvent
sur la m�emoire locale d'un n�ud. Pour le cas du chargement �a la demande, les
pages qui se trouvent sur un n�ud sont les pages r�ef�erenc�ees pr�ec�edemment pour
l'application. Pour le cas du pr�echargement, les pages qui se trouvent sur un n�ud
sont toujours les pages qui y ont �et�e r�ef�erenc�ees mais aussi les pages qui y ont �et�e
pr�echarg�ees. Comme les op�erations de coh�erence sont en g�en�eral ex�ecut�ees sur
toutes les copies d'une page, on a c � c0.

Cette analyse nous montre que le nombre de messages de chargement �echang�es
par notre m�ecanisme de pr�echargement est plus grand ou �egal au nombre de
messages de chargement �echang�es par une politique de chargement �a la demande.

M�emoire

Le coût en m�emoire de notre m�ecanisme de pr�echargement est plus �el�ev�e que
le coût en m�emoire de l'algorithme de chargement �a la demande. Dans les deux
cas, un cadre de page est r�eserv�e pour toute page r�ef�erenc�ee.

Le m�ecanisme de pr�echargement fait que quelques pages additonnelles soient
aussi stock�ees en m�emoire locale. Ceci fait que les besoins en m�emoire du m�eca-
nisme de pr�echargement sont plus grandes que les besoins en m�emoire du char-
gement �a la demande.
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4.2.5 Conclusion

Nous avons propos�e ici un sch�ema de pr�echargement de pages qui se sert des
annotations de l'utilisateur. D'apr�es l'analyse de ce sch�ema, nous avons observ�e
que son coût en m�emoire et en nombre de messages �echang�es est plus �elev�e que
celui du chargement �a la demande.

Pour que notre sch�ema de pr�echargement soit e�cace dans le but de r�eduire
le temps d'ex�ecution d'une application, il faut observer la condition suivante: les
pages pr�echarg�ees doivent être r�ef�erenc�ees par l'application dans un futur proche.
Puisque nous consid�erons que les tampons de pr�echargement ont une taille �nie
et petite, un laps de temps trop important entre l'op�eration de pr�echargement et
la r�ef�erence �a la page peut entrâ�ner la suppression de la page des tampons avant
l'occurrence de la r�ef�erence.
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Chapitre 5

Mise en �uvre d'un serveur

DIVA

A�n de valider la correction et d'�evaluer les performances des m�ecanismes
propos�es dans les deux chapitres pr�ec�edents, deux approches sont g�en�eralement
adopt�ees: la simulation et la r�ealisation d'un prototype.

La premi�ere approche consiste �a analyser le comportement des m�ecanismes
�a l'aide des outils de simulation. Nous avons �ecart�e cette approche pour deux
raisons. Tout d'abord, le comportement des m�ecanismes propos�es est tellement
complexe qu'il nous semble improbable de trouver un outil de simulation ca-
pable de r�eproduire la plupart des caract�eristiques et propri�et�es que nous voulons
analyser. De plus, bien que les m�ecanismes propos�es traitent des probl�emes dif-
f�erents, ils interf�erent mutuellement. L'analyse de chaque m�ecanisme isol�e peut
donc conduire �a des conclusions qui ne sont pas vraies dans un syst�eme r�eel.

Nous avons donc choisi la deuxi�eme approche, qui consiste �a implanter un pro-
totype de la machine virtuelle d�ecrite dans les chapitres pr�ec�edents. Le prototype
nous a servi d'abord �a montrer que l'implantation des m�ecanismes propos�es, en
particulier le module de gestion de mod�eles, est possible et relativement simple.
Ensuite, l'existence d'un prototype nous a permis d'observer le comportement des
applications parall�eles sur plusieurs mod�eles de coh�erence. Ceci a permis la vali-
dation de notre hypoth�ese initiale selon laquelle le choix du mod�ele de coh�erence
doit prendre en compte les caract�eristiques des acc�es aux donn�ees.

Puisque nous avons con�cu DIVA comme une machine virtuelle du micro-
noyau ParX (voir paragraphe 3.3), le choix naturel d'implantation est le syst�eme
d'exploitation PAROS. N�eanmoins, ce syst�eme a �et�e implant�e dans une machine �a
base de transputers, le Supernode [Wai91]. Les transputers sont des processeurs
tr�es simples qui n'ont pas de support mat�eriel pour la gestion de la m�emoire
virtuelle. Ceci rend impraticable l'utilisation de la pagination dans les syst�emes
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�a base de transputers.

A�n de maintenir l'implantation du prototype de DIVA la plus proche pos-
sible de sa conception, nous avons opt�e pour son implantation dans un autre sys-
t�eme d'exploitation. Ainsi, dans un premier temps, nous avons implant�e DIVA
sur une machine Intel/Paragon car c'est une machine parall�ele qui o�re le support
mat�eriel pour la pagination. Comme support logiciel, nous avons choisi le micro-
noyau Mach car plusieurs de ses caract�eristiques ressemblent au micro-noyau
ParX.

Dans ce chapitre, nous d�ecrivons la conception d'un serveur qui implante
les m�ecanismes propos�es par DIVA sur la machine parall�ele Intel ParagonTM.
D'abord, nous d�ecrivons l'architecture propos�ee pour le serveur. Ensuite, nous
pr�esentons les principales caract�eristiques de la machine, du micronoyau Mach et
du syst�eme d'exploitation Paragon OSF/1. La mise en �uvre d'un serveur DIVA
est pr�esent�ee �a la �n du chapitre.

5.1 L'architecture du Serveur

La fonctionalit�e d'une m�emoire partag�ee peut être o�erte aux utilisateurs de
plusieurs mani�eres. Le premier probl�eme auquel nous nous sommes pos�e pour
l'implantation des m�ecanismes d�ecrits pr�ec�edemment concerne le sch�ema d'im-
plantation du syst�eme �a m�emoire virtuelle partag�ee.

Le paragraphe 2.5 montre que l'�eventail des choix pour le sch�ema d'implan-
tation d'un syst�eme �a MVP est tr�es vaste et diversi��e.

Le crit�ere qui a guid�e notre choix du sch�ema d'implantation est celui de la
portabilit�e. Selon ce crit�ere, nous avons �ecart�e l'implantation par mat�eriel et celle
au niveau du noyau syst�eme. Nous avons choisi l'implantation d'un serveur et non
l'implantation sous forme de biblioth�eque ou d'un environnement de programma-
tion pour deux raisons:

1. Notre syst�eme doit o�rir la m�emoire virtuelle partag�ee �a toutes les appli-
cations qui le souhaitent, ind�ependamment du langage de programmation
utilis�e.

2. Notre syst�eme doit être capable de coexister avec autres m�ecanismes de
communication entre processus comme, par exemple, l'�echange de messages.

Ayant choisi le niveau d'implantation, il faut s'int�eresser �a l'organisation du
serveur. Un serveur est un automate qui re�coit des requêtes, ex�ecute des services
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associ�es aux requêtes re�cues et envoie �eventuellement une r�eponse. Les perfor-
mances du serveur d�ependent du temps pass�e dans le traitement des requêtes
et l'organisation du serveur joue un rôle tr�es important dans la r�eduction de ce
temps.

Nous consid�erons par la suite trois types traditionnels d'organisation: centra-
lis�ee, distribu�ee monolithique et distribu�ee multiots.

Un serveur centralis�e se trouve sur un n�ud unique. Son activation est faite
par des appels de proc�edures distantes. Les sites autres que le site serveur re-
�coivent les requêtes des processus utilisateur et les acheminent au serveur de
m�emoire virtuelle partag�ee. Le processus utilisateur reste bloqu�e jusqu'�a l'arriv�ee
de la r�eponse �a sa requête.

Bien que l'implantation d'un tel serveur soit tr�es simple, ses performances ne
sont pas bonnes. Le serveur et les liens qui permettent d'y acc�eder deviennent
surcharg�es �a mesure que le nombre de processeurs et requêtes du syst�eme aug-
mentent. Pour cette raison, une solution centralis�ee de ce type est �a �ecarter.

Dans l'approche distribu�ee monolithique, une copie du code du serveur se
trouve sur chaque processeur. Les requêtes sont d'abord adress�ees au serveur
local, qui collabore avec les serveurs �a distance pour les traiter.

Dans cette organisation, la tâche de gestion de la m�emoire virtuelle partag�ee
est distribu�ee parmi les processeurs du syst�eme. Le traitement des requêtes reste
pourtant s�equentiel: une requête n'est servie que quand le traitement de la requête
pr�ec�edente est termin�e.

L'approche distribu�ee multiots est utilis�ee pour apporter de la concurrence
au traitement des requêtes. De fa�con similaire �a l'approche pr�ec�edente, une copie
du serveur est plac�ee sur chaque processeur. Cependant, chacune de ces copies
abrite plusieurs ots d'ex�ecution (threads ). Ceci permet le traitement de plusieurs
requêtes �a la fois. La s�erialisation des requêtes n'est r�ealis�ee que quand cela est
n�ecessaire, par exemple pour les requêtes d'une même page.

L'obtention de cette concurrence a �evidemment un coût associ�e. D'abord, il
faut d�e�nir une politique pour associer les requêtes aux ots d'ex�ecution qui
les serviront. Ensuite, il faut prot�eger les structures de donn�ees du serveur avec
des m�ecanismes de synchronisation. En plus de compliquer la conception du ser-
veur, les besoins de synchronisation peuvent ralentir son ex�ecution �a cause de la
contention d'acc�es aux ressources partag�ees.

Les ots multiples d'ex�ecution sont eux-mêmes organis�es selon
plusieurs crit�eres. Les deux organisations les plus r�epandues sont l'organisation
mâ�tre/esclave et l'organisation par fonction.

Dans l'approche mâ�tre/esclave, il existe un ot d'ex�ecution mâ�tre respon-
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sable du traitement initial de la requête. C'est �a ce ot de d�ecider quel ot esclave
donnera suite au traitement. Dans cette organisation, n'importe quel ot peut
servir n'importe quelle requête.

Le deuxi�eme approche organise les ots par fonction. Dans ce cas, un ot ou
un sous-ensemble de ots est responsable du traitement des requêtes de fonctions
sp�eci�ques.

L'approche que nous avons retenue essaye de trouver un compromis entre la
simplicit�e d'implantation et l'e�cacit�e. Ainsi, le serveur DIVA est organis�e selon
l'approche distribu�ee multiots et s'ex�ecute sur tous les n�uds du syst�eme.

Il peut être activ�e de trois mani�eres: par l'invocation des primitives utilisateur;
par le noyau local, �a la suite des d�efauts de page; et par les serveurs �a distance
[BM94b].

Le serveur DIVA est compos�e de plusieurs modules qui interagissent pour
implanter les fonctionnalit�es o�ertes aux applications. Le fonctionnement interne
du serveur est montr�e dans la �gure 5.1.

Interface
utilisateur

Gestionnaire requêtes
distantes

Remplacement
des pages de la mémoire

partagée

Noyau

Utilisateur

Fig. 5.1 { La structure du serveur

Dans chaque n�ud, le serveur DIVA est constitu�e essentiellement par quatre
ots d'ex�ecution: le gestionnaire de la m�emoire partag�ee, le service de rempla-
cement des pages, l'interface avec l'utilisateur et le gestionnaire de requêtes dis-
tantes. La communication entre les ots d'ex�ecution est r�ealis�ee par le partage
de variables communes.
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Par la suite, nous d�ecrivons chaque module d'une mani�ere concise.

L'interface utilisateur est le module charg�e du dialogue entre le serveur et
l'utilisateur. Il re�coit les appels de primitives, v�eri�e la syntaxe de la primitive et
ensuite active le gestionnaire de la m�emoire partag�ee.

Le gestionnaire de la m�emoire partag�ee est le module le plus important du
serveur. Il est charg�e de l'implantation des mod�eles de coh�erence de la m�emoire, de
la gestion des pages et r�ealise les m�ecanismes de synchronisation. Son activation
est faite par le noyau local, lors d'un d�efaut de page; par l'interface utilisateur,
lors de l'ex�ecution d'une primitive par l'application; ou par un n�ud distant,
pour r�epondre �a une requête.

Le module de remplacement des pages est activ�e par le gestionnaire de la m�e-
moire partag�ee lorsque la m�emoire locale devient surcharg�ee. L'algorithme choisit
donc une page �a supprimer et informe le gestionnaire de la m�emoire partag�ee de
son identit�e. Si la page �a supprimer a �et�e modi��ee, celle-ci est envoy�ee �a un n�ud
distant.

Le gestionnaire de requêtes distantes est responsable de la r�eception et du
traitement des requêtes des n�uds distants.

La �gure 5.2 montre la syntaxe et la fonction de l'ensemble des primitives
o�ert par DIVA ainsi que le module qui les implante.

Dans la suite, nous pr�esentons chacun de ces modules. Nous y pr�ecisons no-
tamment les primitives d�e�nies.

5.1.1 L'interface utilisateur

Le serveur DIVA met �a disposition de l'utilisateur un ensemble de primitives
qui permettent le dialogue entre l'utilisateur et le serveur au moment de l'ex�ecu-
tion de l'application. Le fonctionnement de ces primitives a �et�e pr�esent�e lors de
la description des m�ecanismes originaux o�erts par la machine virtuelle DIVA
dans les chapitres 3 et 4.

Le module interface utilisateur ex�ecute l'algorithme suivant:

tant que (VRAI)

primitive = recevoir primtive();

si syntaxe correcte(primitive)

reponse = appeler module(primitive);

r�epondre utilisateur(reponse);

sinon

r�epondre utilisateur(ERREUR);

Comme on peut le voir, ce module ne s'occupe pas du traitement des primi-
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SYNTAXE

lock_number = diva_get_lock()

model_set = diva_set_memory_model(model_wanted)

diva_remove_lock(lock_number)

diva_lock(lock_number)

diva_unlock(lock_number)

diva_prefetch(adresse)

diva_unmap(region)

L’UTILISATEUR IDENTIFIE LE MODELE DE

DE L’APPLICATION

L’UTILISATEUR DEMANDE UN VERROU

L’UTILISATEUR INFORME LE SERVEUR QUE

LE VERROU NE SERA PLUS UTILISE

OPERATION DE VERROUILLAGE

RELACHEMENT DE VERROU

PROJECTION D’UNE REGION PARTAGEE

DEFAIT LA PROJECTION D’UNE REGION

Gestion de la synchro

Gestion de la cohérence

Gestion de la cohérence
Gestion de la synchro

Gestion des pages

Gestion des pages

Gestion des pages

MODULEDESCRIPTION

Gestion de la cohérence

Gestion de la synchro

Gestion de la synchro

COHERENCE SOUHAITE POUR L’EXECUTION

diva_map(region)

PRECHARGEMENT D’UNE PAGE

Fig. 5.2 { L'ensemble de primitives du serveur

tives. Il consiste en une boucle in�nie qui re�coit une primitive, v�eri�e sa syntaxe
et appelle le module correspondant.

5.1.2 Le Gestionnaire de la m�emoire partag�ee

Le gestionnaire de la m�emoire virtuelle partag�ee est le module responsable
de l'ex�ecution du programme selon le mod�ele de coh�erence m�emoire courant. Il
cumule les fonctions d'un gestionnaire traditionel de la m�emoire virtuelle (charge-
ment, remplacement et localisation des pages) et les fonctions d'un gestionnaire
de la m�emoire partag�ee (coh�erence et synchronisation). Sa structure est montr�ee
sur la �gure 5.3.

Le module de gestion des d�efauts de page est le module qui s'occupe des
premiers pas du traitement du d�efaut de page. Il est activ�e par le noyau Mach et
demande la page au module de gestion des pages.
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Fig. 5.3 { La structure du gestionnaire de la m�emoire virtuelle partag�ee

Le module d'op�erations distantes est le responsable de l'envoi de messages
aux n�uds distants.

Le module de gestion des mod�eles implante les m�ecanismes d�ecrits dans le
chapitre 3.

Nous d�etaillons ici que le fonctionnement du module de gestion des pages.

Gestion des pages

Dans notre serveur, chaque bloc de m�emoire partag�ee est vu comme un objet.
Les objets sont divis�es en pages de taille �xe. Le module de gestion des pages
s'occupe de la gestion de la table des objets et de la table des pages ainsi que des
op�erations de chargement de pages.

Selon la nomenclature traditionnelle, chaque objet correspond �a un segment. A
chaque objet d�e�ni dans le syst�eme correspond une entr�ee dans la table d'objets.
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Cette entr�ee contient des informations qui concernent l'objet en tant qu'entit�e.
A chaque objet est associ�ee une table de pages. Les champs qui composent une
entr�ee de la table d'objets sont au nombre de cinq (cf. �gure 5.4).

nom

etat

pend

verrou

ptable

NOM DE L’OBJET

ETAT DE L’OBJET

OPERATIONS BLOQUEES

VERROU DE L’OBJET

POINTEUR VERS LA TABLE DE PAGES

Fig. 5.4 { Structure d'une entr�ee de la table d'objets

L'objet doit être r�ef�erenc�e par son <nom>. Les op�erations
diva map(<nom>) et diva unmap(<nom>) font la mise �a jour du champ <etat>
de l'objet (projet�e et libre, respectivement). Toute modi�cation d'une entr�ee de
la table d'objets est pr�ec�ed�ee d'une op�eration de verrouillage sur <verrou>. Le
<verrou> est relâch�e �a la �n de la mise �a jour. Une op�eration sur un objet reste
bloqu�ee sur <pend> jusqu'�a ce que le verrou lui soit accord�e.

page

adresse

modif

etat

pend

copyset

NUMERO DE LA PAGE

ADRESSE PHYSIQUE SUR LEQUEL

LA PAGE EST MAPPEE

INDICATEUR DE MODIFICATIONS

ETAT DE LA PAGE

OPERATIONS BLOQUEES

verrou

NOEUDS QUI POSSEDENT LA PAGE

VERROU DE LA PAGE

gel
INDICATEUR DE VERROUILLAGE

EN MEMOIRE

Fig. 5.5 { Structure d'une entr�ee de la table des pages

Chaque acc�es �a l'objet est traduit en un acc�es �a une de ses pages. Le serveur
local est responsable de la gestion des pages qui se trouvent dans sa m�emoire
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et des pages dont il est le gestionnaire. La correspondance entre un n�ud ges-
tionnaire et une page est r�ealis�ee par l'algorithme distribu�e �xe d�ecrit dans le
paragraphe 2.4.1. A chaque page est associ�ee une structure �a 8 champs, montr�ee
sur la �gure 5.5.

A l'int�erieur de l'objet, chaque page est r�ef�erenc�ee par son <num�ero>. Chaque
op�eration sur une page est pr�ec�ed�ee par une op�eration de verrouillage sur
<verrou> et succ�ed�ee par une op�eration de relâchement de ce même<verrou>. Le
champ <adresse> donne la localisation physique de la page. Le champ <modif>
permet de saisir si la page a �et�e modi��ee. Une page peut être "g�el�ee" <gel> dans
la m�emoire. Dans ce cas, elle ne peut être choisie par l'algorithme de rempla-
cement ni invalid�ee par une op�eration de coh�erence. La liste <pend> contient
les op�erations d'acc�es �a la page qui ont �et�e bloqu�es par son gestionnaire. Le
<copyset> est l'ensemble de n�uds qui d�etiennent une copie de la page. L'<�etat>
de la page est un parmi ces sept: FREE, READ, MREAD, WRITE, BORRO-
WED, EN MODIFICATION et EN TRANSIT (voir paragraphe 4.1.3).

Chargement d'une page

Une page est demand�ee au serveur par l'interm�ediaire d'un d�efaut de page. A
la suite d'un d�efaut de page, un message charge(<page>,G) est envoy�ee au ges-
tionnaire de la page. Le gestionnaire envoie la page au processeur sur lequel le d�e-
faut de page a eu lieu, si elle se trouve sur sa m�emoire locale (envoie(<page>,G)).
Sinon, un message charge(page, copyset(page)) est envoy�e �a un processeur
qui appartient �a l'ensemble copyset(<page>). La page sera transf�er�ee directe-
ment de ce processeur au processeur demandeur par le message envoie(<page>,
<demandeur>). Pour charger une page en m�emoire il faut donc trois messages,
sauf dans le cas particulier o�u le processeur demandeur est le gestionnaire de la
page ou si le gestionnaire a une copie de la page (voir �gure 5.6).
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charge(page,G
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charge(page,0) (2)

envoie(page,0) (3)

(a) Cas général (b) Le gestionnaire
détient une copie

(c) Le gestionnaire
est en défaut

Fig. 5.6 { Le protocole de chargement des pages
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Une optimisation a �et�e con�cue pour le cas o�u le gestionnaire est en d�efaut
de page et attend que la page lui soit rendue. Si, entre-temps, une requête pour
la même page arrive au gestionnaire de la page, la requête est bloqu�ee dans une
liste pend(page). Au moment de l'arriv�ee de la page dans le gestionnaire, celle-ci
est envoy�ee �a tous les n�uds qui l'ont sollicit�ee. Ceci permet d'�eviter un message
par n�ud en attente dans le protocole de chargement de pages (�gure 5.7).
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Fig. 5.7 { Optimisation du protocole de chargement

Le chargement d'une page se d�eroule toujours comme d�ecrit. N�eanmoins, le
mod�ele de coh�erence m�emoire courant d�e�nit le moment o�u la page sera r�eelement
rendue au processeur demandeur. Si, par exemple, le mod�ele de coh�erence courant
est la coh�erence s�equentielle, l'op�eration prendra plus de temps quand une page
est sollicit�ee en �ecriture. En e�et, en g�en�eral, il faut invalider toutes les copies
avant que l'acc�es en �ecriture soit accord�e.

Le module de gestion des pages est aussi responsable de l'implantation des
op�erations de pr�echargement d�ecrites dans le paragraphe 4.2.

5.2 La machine Paragon

Les machines Intel Paragon sont des machines parall�eles sans m�emoire com-
mune compos�ees de plusieurs n�uds connect�es entre eux par un r�eseau d'inter-
connexion en grille �a haut d�ebit. La communication avec le monde ext�erieur est
faite par l'interm�ediaire des interfaces d'entr�ee/sortie (voir �gure 5.8).
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Travail

Cabinet 0
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Cabinet 1

Fig. 5.8 { La machine Intel Paragon

Une machine Intel Paragon contient en g�en�eral deux cabinets. Le cabinet 0
contient la station de diagnostic. Les autres cabinets comportent les n�uds, le
r�eseau d'interconnexion en grille et les p�eriph�eriques d'entr�ee/sortie. Un cabinet
peut avoir jusqu'�a 3 modules p�eriph�eriques et 4 emplacements de cartes. Chaque
emplacement de cartes a 16 slots pour les n�uds et un slot pour le moniteur
de performance. Chaque module p�eriph�erique peut avoir jusqu'�a 3 sous-syst�emes
RAID-3 ou des pilotes pour des bandes magn�etiques [Int93].

La �gure 5.9 illustre la structure interne d'un n�ud de la machine Intel Pa-
ragon.

Chaque n�ud est un multiprocesseur �a m�emoire partag�ee poss�edant deux ou
trois microprocesseurs i860 �a 50 Mhz, une m�emoire locale et un dispositif de DMA.
Les processeurs, la m�emoire et le DMA sont connect�es �a un bus qui maintient la
coh�erence entre ces �el�ements. Parmi les processeurs i860, un est d�esign�e pour le
traitement des messages. Ce processeur ex�ecute le code de traitement de messages
du syst�eme d'exploitation tandis que les autres sont d�edi�es �a l'ex�ecution des
applications parall�eles.
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Fig. 5.9 { La structure d'un noeud de la machine Paragon

Chaque processeur i860 poss�ede un cache d'instructions et un cache de don-
n�ees. Ces deux caches comportent des lignes de 32 octets et sont "2-way set
associatives". Chaque processeur est dot�e d'un ensemble de tampons d'�ecriture
qui peuvent traiter jusqu'�a deux �ecritures simultan�ees.

Les n�uds sont connect�es par un r�eseau bi-dimensionnel en grille dont le d�ebit
est 175 Mo/sec par lien dans chaque direction. Les MRC 1 implantent le routage
"wormhole". La latence du MRC est de 40 nsec s'il n'y a pas de changement de
dimension et 70 nsec dans le cas contraire.

Dans chaque n�ud, le NIC 2 fait l'interface entre le MRC et la m�emoire. Il
poss�ede deux �les de 2 koctets: une pour le transfert et l'autre pour la r�eception
des messages. En plus, plusieurs registres sont d�edi�es au contrôle des messages.
Les dispositifs DMA font le transfert entre la m�emoire et les �les du NIC.

La machine Intel Paragon qui a �et�e utilis�ee pour la mise en �uvre du ser-
veur DIVA est celle de l'IRISA, Rennes. C'est une machine Intel Paragon XP/S
A4E avec trois processeurs i860 qui font la liaison avec l'ext�erieur. Le syst�eme

1: MRC - Mesh Routing Chips
2: NIC - Network Interface Chip
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d'entr�ee/sortie est compos�e de 3 syst�emes RAID 3, chacun avec 5 disques de 1.4
Gigaoctets. La machine dispose de 56 n�uds de calcul. Chaque n�ud de cal-
cul est compos�e de deux processeurs i860 dont un est d�edi�e exclusivement �a la
communication et d'une m�emoire vive de 16 Mo. La taille de la page est 8koctets.

L'architecture logicielle des machines Intel Paragon est montr�ee dans la �gure
5.10.

OSF/1 User

Noeud 2

Noeud 3

Noeud 5 Noeud 6

Noeud 1

Mach

Noeud 4

Fig. 5.10 { Le support logiciel des machines Intel Paragon

Le syst�eme Mach [R+88] est le micronoyau qui sert de base pour l'implanta-
tion du syst�eme d'exploitation des machines Intel Paragon. Le noyau Mach qui
tourne sur la Paragon est implantation NMK13 de NORMA Mach [Tri95]. Le sys-
t�eme Paragon OSF/1 tourne au-dessus de Mach. A l'IRISA, le syst�eme OSF/1
utilis�e est l'OSF/1 version 1.0.4 (serveur 1.3, patchlevel 1.3.5). Par la suite, nous
d�ecrivons les principales caract�eristiques de ces deux syst�emes.

5.3 Le syst�eme Mach

Le syst�eme Mach est un syst�eme d'exploitation multiprocesseur d�evelopp�e �a
Carnegie-Mellon Unversity [R+88]. C'est un micronoyau qui o�re des m�ecanismes
de base sur lesquels plusieurs syst�emes d'exploitation peuvent être bâtis. Les
caract�eristiques principales de Mach sont:

{ support pour l'ex�ecution de plusieurs threads dans un même espace d'adres-
sage;

{ gestion de la m�emoire virtuelle ind�ependante de l'architecture;

{ un m�ecanisme extensible de communication entre processus;

3: RAID - Redundant Array of Independent Disks
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{ int�egration entre la communication et la m�emoire virtuelle.

Mach est fond�e sur cinq concepts: la tâche, le thread, la porte, le message et
l'objet m�emoire.

Une tâche est un environnement d'ex�ecution. C'est l'unit�e d'allocation de
ressources. A une tâche est associ�e un espace d'adressage.

Un thread est un ot d'ex�ecution disposant d'un compteur de programme �a
l'int�erieur d'une tâche. Tous les threads d'une tâche partagent l'acc�es �a toutes les
ressources allou�ees �a la tâche.

Une porte est un canal de communication n vers 1. Une entit�e est r�ef�erenc�ee
dans Mach par l'interm�ediaire de sa porte. Les op�erations ex�ecut�ees sur les portes
sont l'envoi et la r�eception des messages.

Un message est un ensemble de donn�ees utilis�ees dans la communication entre
les threads.

Un objet m�emoire est un ensemble de donn�ees g�er�ees par un serveur. L'objet
m�emoire est projet�e sur l'espace d'adressage d'une tâche.

L'action de cr�eer une tâche, un thread ou un objet m�emoire retourne au thread
appelant des droits d'acc�es �a la porte qui repr�esente le nouvel objet.

Plusieurs m�ecanismes ont �et�e pr�evus dans Mach pour la conception des ser-
veurs. Un serveur Mach ex�ecute une boucle de service qui re�coit des messages,
e�ectue le traitement correspondant au message re�cu et envoie la r�eponse �a l'ap-
plication.

La cr�eation d'un serveur requiert trois �etapes [Ope92b]:

{ La sp�eci�cation des messages envoy�es par l'application au serveur et les
r�eponses �a chaque message,

{ La d�e�nition des proc�edures de traitement associ�ees �a chaque message,

{ La d�e�nition du code d'initialisation du serveur.

Pour être connu des tâches utilisateur, le serveur doit s'enregistrer en tant que
tel. Ceci est fait par l'appel �a netname check in, qui r�ealise l'association entre
le nom du serveur et la porte qui lui est attribu�ee. A�n de localiser un serveur,
l'application doit faire appel �a netname look up.

L'originalit�e de Mach repose surtout sur la conception de son gestionnaire de
m�emoire virtuelle. Le noyau Mach permet que les tâches utilisateur contrôlent
des r�egions de l'espace d'adressage virtuel. Les objets m�emoire sont des entit�es
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Mach qui repr�esentent ces r�egions. La tâche qui g�ere l'objet m�emoire est en e�et
un serveur appel�e gestionnaire de m�emoire.

Le gestionnaire de m�emoire interagit avec le noyau et l'utilisateur �a travers le
protocole pr�e-d�e�ni d�ecrit dans [Ope92a]:

1. Une tâche quelconque e�ectue la projection d'un objet m�emoire sur son
espace d'adressage �a travers la primitive vm map. A ce moment, la tâche
sp�eci�e le gestionnaire de m�emoire qui sera le responsable de la gestion de
l'objet.

2. A la suite de l'ex�ecution de vm map, le noyau envoie le message
memory object init au gestionnaire de m�emoire correspondant. Le mes-
sage contient l'adresse de la porte associ�ee au noyau. A ce moment, le
gestionnaire peut e�ectuer quelques initialisations. Le gestionnaire r�epond
au noyau avec le message memory object ready.

3. La premi�ere r�ef�erence e�ectu�ee par la tâche �a l'objet m�emoire cause un d�e-
faut de page. Ceci g�en�ere une exception qui active le noyau. Le noyau envoie
un message de requête de page au gestionnaire de m�emoire responsable de
cet objet (memory object data request). Le gestionnaire peut r�epondre
au noyau en utilisant une des primitives suivantes:

{ memory object data supply: la page sollicit�ee est rendue au noyau.

{ memory object data error: la page ne peut pas être rendue �a cause
d'une erreur.

{ memory object data unavailable: la page doit être g�en�er�ee par le
noyau. En g�en�eral, elle est remplie de z�eros.

Les droits d'acc�es sont aussi transmis au noyau par une de ces trois pri-
mitives. A la �n de l'ex�ecution de ce protocole, la page est plac�ee sur la
m�emoire de l'utilisateur et peut y être r�ef�erenc�ee.

Le protocole de traitement du d�efaut de page est illustr�e par la �gure 5.11.

4. Quand le noyau d�ecide de remplacer une page, il l'envoie au gestionnaire
de m�emoire dans un message memory object data return. Le gestionnaire
de m�emoire re�coit la page, il d�ecide o�u la placer et l'envoie �a la destination
choisie.

5. Quand l'application veut r�ef�erencer la page d'une mani�ere inter-
dite par les droits d'acc�es courants, le noyau envoie le message
memory object data unlock au gestionnaire m�emoire. Si le gestionnaire
d�ecide d'accorder les droits d'acc�es sollicit�es, il r�epond avec un mes-
sage memory object lock request. Ce message doit contenir les nouveaux
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Fig. 5.11 { Le traitement du d�efaut de page

droits d'acc�es. D�es que le noyau met �a jour les droits d'acc�es, il envoie le
message memory object lock completed au gestionnaire.

6. Si le gestionnaire d�ecide de restreindre les droits d'acc�es �a une page,
il initie la conversation avec le noyau Mach en lui envoyant le message
memory object lock request. A partir de l�a, tout se passe comme dans le
cas pr�ec�edant.

7. Quand toutes les tâches suppriment les projections de l'objet m�e-
moire faites dans leur espace d'adressage, le noyau envoie le message
memory object terminate au gestionnaire. Par ce message, la communica-
tion entre le noyau et le serveur s'ach�eve.

5.4 Le syst�eme Paragon OSF/1

Le syst�eme OSF/1 AD a �et�e con�cu par l'Institut de Recherches de l'OSF.
Il o�re toutes les fonctionnalit�es du syst�eme UNIX. Le syst�eme OSF/1 AD a
servi de base pour le d�eveloppement du syst�eme Paragon OSF/1 [Rab93]. Le
syst�eme Paragon OSF/1 est une version �etendue du syst�eme OSF/1 disposant
d'un support pour le parall�elisme.
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Le mod�ele de processus de Paragon OSF/1 est fond�e sur trois entit�es: l'appli-
cation parall�ele, le processus et le thread.

Une application parall�ele est compos�ee de plusieurs processus qui s'ex�ecutent
sur une partition. Une partition comporte un nombre �xe de n�uds. Sur toutes
les machines Paragon, il existe deux partitions sp�eciales: la partition de service
et la partition de calcul. La partition de service est utilis�ee pour ex�ecuter des
programmes s�equentiels tels que compilateurs et �editeurs. La partition de calcul
ex�ecute les programmes parall�eles.

Les processus Paragon OSF/1 communiquent par �echange de messages. La
communication peut être synchrone ou asynchrone. La communication �a l'int�e-
rieur de l'OSF/1 Paragon, g�er�ee par la biblioth�eque nx, est du type n processus
vers 1 processus. Le processus destinataire doit être toujours nomm�e par son
identi�cation. L'identi�cation d'un processus est compos�ee du num�ero logique du
n�ud sur lequel il s'ex�ecute et d'un num�ero entier appel�e type.

Le syst�eme de traitement de messages de l'OSF/1 Paragon est lent [SS94].
Bien que le d�ebit support�e par mat�eriel soit 175 Moctets/sec, le syst�eme OSF/1
envoie des messages avec un d�ebit maximum de 35 Moctets/sec. Les latences
obtenues avec l'utilisation des primitives d'�echange de messages OSF/1 sont de
l'ordre de 100 �s alors que latence du processeur de communication est de 70ns.

Plusieurs threads peuvent être cr�e�es �a l'int�erieur d'un processus. Le m�ecanisme
de threads o�ert par l'OSF/1 Paragon s'inspire des threads POSIX (pthreads). Les
ressources allou�ees �a un processus sont partag�ees parmi tous les threads du pro-
cessus. La biblioth�eque pthreads o�re des m�ecanismes de cr�eation et termination
de threads aussi bien que des m�ecanismes de synchronisation. La synchronisation
est r�ealis�ee �a l'aide des verrous et des variables condition [Int95].

L'utilisation de ots d'ex�ecution multiples rajoute de la complexit�e �a l'im-
plantation des applications parall�eles. Il faut maintenant pr�evoir des m�ecanismes
de contrôle d'acc�es aux structures de donn�ees qui sont partag�ees entre plusieurs
threads.

L'autre cause de l'augmentation de la complexit�e est moins �evidente que la
pr�ec�edente. Elle a son origine dans l'incompatibilit�e entre les biblioth�eques d�ej�a
implant�ees et les threads. La plupart des biblioth�eques existantes ne s'occupent
pas du contrôle d'acc�es aux structures puisqu'elles admettent que le processus
appelant n'est pas multi-ot.

Sur la Paragon, l'�echange de messages, le traitement des signaux et la termi-
naison des processus peuvent g�en�erer des r�esultats inattendus quand ex�ecut�es par
un processus multi-ot [Int95]. Pour r�esoudre ce probl�eme, il faut soit garantir
qu'un seule thread r�ealise des appels �a la biblioth�eque, soit prot�eger chaque appel
avec des verrous.
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5.5 La mise en �uvre du prototype

L'implantation du prototype de DIVA utilise des foncitonnalit�es de l'OSF/1
aussi bien que les fontionnalit�es de Mach.

Du point de vue du syst�eme Paragon OSF/1, DIVA est une application pa-
rall�ele compos�ee de n processus o�u n est le nombre de n�uds de la partition sur
laquelle DIVA s'ex�ecute. L'application utilisateur est aussi compos�ee de proces-
sus qui s'ex�ecutent sur la totatit�e ou sur un sous-ensemble des n�uds allou�ees �a
DIVA.

Du point de vue de Mach, DIVA est un serveur qui implante un gestion-
naire de la m�emoire. L'acc�es �a DIVA par les applications suit alors le protocole
client/serveur d�e�ni dans [Ope92b].

5.5.1 Proc�edures initiales du serveur

Avant de commencer �a traiter les rêquetes, notre serveur ex�ecute les proc�e-
dures d'initialisation suivantes:

1. Le serveur se d�eclare comme une application parall�ele Paragon OSF/1 et
r�eserve n n�uds pour son ex�ecution.

Ensuite, un processus est cr�ee sur chaque n�ud. Chaque processus ex�ecute
une copie de DIVA. Nous allons d�ecrire par la suite ce qui se passe dans
chaque processus.

2. Le serveur publie son nom �a travers le serveur de noms.

Le syst�eme Mach de la Paragon est livr�e avec le serveur de noms standard.
Bien qu'une copie de Mach s'ex�ecute sur chaque n�ud, la machine enti�ere
est vue comme un hôte unique.

Selon l'architecture que nous avons propos�ee, l'utilisateur communique uni-
quement avec le serveur local. Ainsi, chaque copie de DIVA doit publier
son nom localement. Pour y arriver, nous avons rajout�e le num�ero du n�ud
au nom du serveur. L'utilisateur aura donc acc�es direct au serveur divan o�u
n est le num�ero du n�ud sur lequel le processus utilisateur s'ex�ecute.

La connexion au serveur DIVA est montr�ee dans la �gure 5.12.

La publication d'un serveur rend le service accessible �a tous les processus
qui s'ex�ecutent sur un même n�ud. Un processus obtient le droit d'acc�es �a
un service �a travers la primitive netname look up.
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Noeud 2

Noeud 3

Noeud 5 Noeud 6

Noeud 1

Noeud 4

Mach

OSF/1 diva4

processus 0

processus n

processus 1

Fig. 5.12 { La connexion au serveur

Selon ce schema, une r�egion m�emoire peut être partag�ee par des processus
qui composent une même application aussi bien que par des processus qui
appartiennent �a applications parall�eles distinctes.

3. Le thread responsable de la r�eception des messages qui arrivent des n�uds
distants est cr�e�e.

4. Le serveur reste bloqu�e jusqu'�a l'arriv�ee d'une requête du noyau ou d'un
appel �a une primitive DIVA. A ce moment, la seule primitive autoris�ee est
diva set memory model et le noyau ne peut demander que l'initialisation de
l'objet partag�e (memory object init). Le thread de r�eception de messages
reste bloqu�e jusqu'�a l'arriv�ee d'un message d'un n�ud distant.

A la �n des proc�edures d'initialisation, nous avons sur un n�ud la con�gura-
tion montr�ee par la �gure 5.13.

5.5.2 Proc�edures initiales du client

De fa�con similaire au serveur DIVA, une application parall�ele "usager" est
compos�ee de m processus. Un processus est cr�e�e sur chacun des m n�uds allou�es
�a l'application parall�ele.

Avant de pouvoir utiliser les fonctionnalit�es de DIVA, l'application doit se
connecter au serveur et ensuite e�ectuer la projection de la r�egion partag�ee sur
son espace d'adressage.

La connection au serveur est e�ectu�ee �a travers la primitive netname look up.
Le nom du serveur est divan o�u n est le n�ud sur lequel le processus parall�ele
s'ex�ecute.
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Fig. 5.13 { L'initialisation du serveur

La projection d'une r�egion sur l'espace d'adressage de l'application est e�ec-
tu�ee par l'appel �a vm map. L'identi�cateur du serveur est un des param�etres de
cette primitive.

Apr�es l'ex�ecution de la projection, l'utilisateur peut r�ef�erencer librement la
r�egion partag�ee. De plus, il peut faire appel �a toutes les primitives DIVA.

5.5.3 D�e�nition de la r�egion �a partager

Sur Mach, chaque gestionnaire de la m�emoire est responsable de la gestion
d'une r�egion m�emoire. Quand un processus utilisateur e�ectue la projection d'une
r�egion m�emoire sur son espace d'adressage, le gestionnaire correspondant est ac-
tiv�e. A partir de l�a, toute activit�e de pagination e�ectu�ee sur la r�egion projet�ee
sera r�ealis�ee par le gestionnaire-serveur. L'acc�es �a la r�egion est e�ectu�e par des
op�erations traditionnelles d'acc�es �a la m�emoire (LOAD et STORE).

La correspondance biunivoque entre serveur et r�egion partag�ee a cr�e�e la pre-
mi�ere restriction d'implantation �a notre prototype. Dans sa conception,DIVA est
capable de g�erer plusieurs objets m�emoire simultan�ement (voir paragraphe 5.1.2).
N�eanmoins, notre prototype ne s'occupe que d'une seule r�egion m�emoire. Mal-
gr�e cette restriction, la taille de la r�egion partag�ee aussi bien que le nombre de
processus qui la partagent peuvent être tr�es importants.

Le sch�ema de partage implant�e est illustr�e par la �gure 5.14.

La restriction d'une seule r�egion m�emoire par gestionnaire n'est pas incon-
tournable. Cependant, nous avons jug�e que l'e�ort n�ecessaire pour aller au del�a
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region diva

diva 0 diva 1 diva n

proc x proc y proc z

Noeud 0 Noeud 1 Noeud n

Fig. 5.14 { Le sch�ema de partage du prototype de DIVA

n�etait pas justi��e dans une premi�ere version du prototype.

5.5.4 Chargement d'une page

Un d�efaut de page est g�en�er�e au moment d'une r�ef�erence �a une page qui ne
se trouve pas sur la m�emoire locale. Le protocole ex�ecut�e lors du traitement du
d�efaut de page est montr�e dans la �gure 5.15.

Le noyau Mach local est activ�e par une exception de d�efaut de page dans
le n�ud x (1). Le noyau d�etermine alors le gestionnaire de la m�emoire qui g�ere
l'objet qui a caus�e le d�efaut de page. Dans notre cas, le gestionnaire de la m�emoire
est le serveur DIVA. Ensuite, le noyau local envoie le message m o d request

�a la copie locale de DIVA (2). Le serveur DIVA envoie �a son tour un message
au gestionnaire de la page qui a g�en�er�e le d�efaut (3). Le processeur gestionnaire
de la page (n�ud z) est obtenu par l'expression npage MOD nproc o�u npage est le
num�ero de la page et nproc est le nombre total de processeurs allou�es au serveur.
Les fonctions de chargement et coh�erence sont assur�ees par le gestionnaire de la
page.

Ayant re�cu le message, le gestionnaire ex�ecute les op�erations de coh�erence
n�ecessaires selon le type de la page et le mod�ele de coh�erence courant. Les op�e-
rations de coh�erence peuvent causer plusieurs communications distantes. Dans le
pire des cas, deux messages sont �echang�es avec chacun des n�uds qui d�etiennent
une copie de la page.

L'entr�ee correspondante �a la page <page> dans la table de pages est mise �a
jour en modi�ant les champs <copyset> et <�etat> sont modi��es.
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Fig. 5.15 { Le chargement d'une page (cas g�en�eral)

Les gestionnaire demande �a un n�ud y tel que y 2 copyset(page) que la page
soit rendue au serveur DIVA local au n�ud qui a g�en�er�e le d�efaut de page (4).

D�es que le serveur re�coit le message qui contient la page (5), il la rend au
noyau Mach �a travers le message memory object data supply (6). Le protocole
se termine par l'envoi d'un acquittement au gestionnaire de la page par le serveur
DIVA (7).

Une analyse plus attentive de ce protocole permet de constater que le serveur
plac�e sur le n�ud qui d�etient la page (n�ud y) ne communique pas avec le noyau
local pour r�ecup�erer la page et la rendre au n�ud qui a initi�e l'op�eration de
chargement.

Un tel comportement n'est possible que si le serveur DIVA garde une copie
de chaque page envoy�ee au noyau Mach. Dû �a des probl�emes dans la version
de Mach implant�ee sur la machine Paragon [Sea95], c'est e�ectivement ce qui se
passe dans DIVA.

Cette restriction augmente beaucoup le coût en m�emoire de notre serveur.
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N�eanmoins, elle permet qu'une page en lecture soit envoy�ee �a un n�ud distant
sans que le noyau local au n�ud qui detient une copie de la page soit contact�e.

Le nombre de messages distants �echang�es par le protocole est:

nmsg(gen; p) = 4 + opcoh(p)

o�u gen est le protocole du cas g�en�eral;

p est la page demand�ee;

opcoh est le nombre de communcations distantes n�ecessaires pour garantir
la coh�erence de la page p.

Le chargement des pages est donc une op�eration coûteuse dans notre serveur.
Dans le but de r�eduire le nombre de messages �echang�es lors de l'ex�ecution du
protocole, nous avons alors con�cu quelques optimisations du cas g�en�eral qui vient
d'être pr�esent�e.

Optimisation 1 - R�eduction de l'ensemble de copies

Nous avons vu auparavant que les op�erations de coh�erence peuvent être ex�e-
cut�ees au moment du chargement d'une page p. Ces op�erations sont implant�ees
par un protocole de coh�erence qui agit en g�en�eral sur l'ensemble copyset(p) des
n�uds qui ont une copie locale de la page.

Il est �evident que le nombre de messages �echang�es d�epend du nombre de
processeurs qui appartiennent �a copyset(p). A�n d'�etablir une borne sur le nombre
de messages de coh�erence �echang�es, nous avons limit�e le nombre de processeurs
qui peuvent poss�eder simultan�ement une copie d'une page. Au-d�el�a de cette limite
(LIM), une copie est invalid�ee.

Le nombre de messages distants �echang�es par le protocole optimis�e est:

nmsg(genot; p) = 4 + opcoh(p)

o�u genot est le protocole du cas g�en�eral optimis�e, p est la page demand�ee et
opcoh � LIM est le nombre de communcations distantes n�ecessaires pour garantir
la coh�erence de la page p.

Le protocole genot a �et�e implant�e dans DIVA pour le cas g�en�eral de charge-
ment de pages.
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Optimisation 2 - La premi�ere r�ef�erence �a une page

Dans les cas pr�ec�edents, il faut toujours d�ecider si certaines op�erations de
coh�erence doivent être e�ectu�ees avant que la page ne soit rendue au processeur
fautif. L'analyse des mod�eles de coh�erence de la m�emoire nous a montr�e que la
toute premi�ere r�ef�erence �a une page n'entrâ�ne jamais d'op�erations de coh�erence.
Cette observation nous a permis d'implanter l'optimisation suivante: la toute
premi�ere r�ef�erence �a une page est enti�erement trait�ee par son gestionnaire et la
proc�edure qui implante le mod�ele de coh�erence courant n'est pas appel�ee.

Le nombre de messages distants �echang�es par le protocole est:

nmsg(ot4; p) = 2

Le nombre de communications distantes e�ectu�ees dans ce cas est �xe et �egal
�a 2. Les messages concern�es sont ceux montr�es dans la �gure 5.17.

Par la suite, nous pr�esentons des optimisations implant�ees pour quelques cas
particuliers.

Cas 1 - D�efaut de page sur le gestionnaire de la page

La �gure 5.16 montre le cas particulier o�u le processeur "fautif" est aussi le
gestionnaire de la page.
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Fig. 5.16 { Le chargement d'une page (cas 1)

Les op�erations de coh�erence sont encore ex�ecut�ees par le gestionnaire. N�ean-
moins, le processeur fautif connâ�t l'ensemble copyset(p) des processeurs qui d�e-
tiennent une copie de la page. Il demande une copie de la page directement �a un
de ces processeurs.
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Le nombre de messages distants �echang�es par le protocole est:

nmsg(ot2; p) = 2 + opcoh(p)

o�u ot2 est le protocole de l'optimisation 2, p est la page demand�ee et opcoh �
LIM est le nombre de communcations distantes n�ecessaires pour garantir la
coh�erence de la page p.

Nous pouvons noter qu'il y a deux messages en moins par rapport au charge-
ment des pages dans le cas g�en�eral.

Cas 2 - Le gestionnaire d�etient une copie

La �gure 5.17 montre le cas particulier o�u le gestionnaire de la page p d�etient
une copie de p.
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Fig. 5.17 { Le chargement d'une page (cas 2)

Le nombre de messages distantes �echang�es par le protocole est:

nmsg(ot3; p) = 2 + opcoh(p)

o�u ot3 est le protocole de l'optimisation 3, p est la page demand�ee et opcoh �
LIM est le nombre de communcations distantes n�ecessaires pour garantir la
coh�erence de la page p.

Comme dans le cas pr�ec�edent, deux messages sont �evit�es. En e�et, comme
le gestionnaire d�etient une copie de la page, il peut la rendre directement au
processeur fautif.
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5.6 Remplacement des pages

Sur chaque n�ud, le noyau Mach ex�ecute un d�emon de remplacement qui
d�ecide la page �a supprimer de la m�emoire locale. L'algorithme utilis�e est un
algorithme FIFO avec seconde chance [Dra92]. Ceci est r�ealis�e de mani�ere trans-
parente au gestionnaire de la m�emoire qui s'occupe de l'objet. Le gestionnaire
de la m�emoire (dans notre cas le serveur DIVA) ne peut pas intervenir dans le
choix de la page �a remplacer.

Le noyau Mach retourne la page au gestionnaire de l'objet �a travers le message
memory object data return [Ope92a]. Seules les pages modi��ees sont retourn�ees
au gestionnaire. Les pages inalt�er�ees sont simplement supprim�ees puisque le ges-
tionnaire de la m�emoire d�etient lui aussi une copie.

Comme le serveur n'intervient pas sur le choix de la page �a remplacer, nous
n'avons implant�e que la proc�edure choisir n�ud (voir paragraphe 4.1) pour le
remplacement des pages.

Les messages �echang�es dans l'implantation de la proc�edure sont montr�es dans
la �gure 5.18.
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Fig. 5.18 { Messages �echang�es lors du remplacement

A la suite d'un memory object data return associ�e �a une op�eration de rem-
placement, la proc�edure choisit n�ud est toujours appel�ee. Le placement de la
page modi��ee sur un dispositif autre que la m�emoire locale du n�ud doit être
fait rapidement.

Notre proc�edure choisir n�ud ex�ecute une recherche dans un tableau de
petite taille (table voisins) et ensuite envoie la page �a un n�ud distant ou au
disque. A ce moment, d'autres appels �a la primitive memory object data return

peuvent être trait�ees. L'acquittement correspondant �a la requête de placement de
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page est re�cu de fa�con asynchrone. Au moment de la r�eception de l'acquittement,
la page est supprim�ee de l'espace d'adressage du serveur.

Le protocole de communication entre le gestionnaire de la m�emoire et le noyau
ne permet pas que le gestionnaire sollicite le placement d'une page non r�ef�erenc�ee
sur la m�emoire locale d'une application. Sur Mach, les pages ne sont charg�ees en
m�emoire que quand un processus les acc�ede.

A�n de stocker les pages emprunt�ees qui arrivent �a un n�ud, nous utilisons
un ensemble de tampons localis�es �a l'int�erieur du serveur. Cet ensemble de tam-
pons, appel�e waiting pages stocke les pages emprunt�ees aussi bien que les pages
pr�echarg�ees.

D�es qu'une page est r�ef�erenc�ee localement, elle est envoy�ee au noyau. Les
r�ef�erences distantes causent la migration de la page vers le n�ud qui a g�en�er�e la
r�ef�erence.

Les tampons sont g�er�es selon la politique FIFO (c.f. paragraphe 4.2). Si la
page �a supprimer des tampons est du type emprunt�e, elle migre vers le n�ud
retourn�e par la proc�edure choisir n�ud.

5.7 Pr�echargement de pages

Dans le paragraphe 4.2, nous avons vu que l'introduction des m�ecanismes
de pr�echargement de pages rajoute un coût important �a notre syst�eme. Essen-
tiellement, le temps d'ex�ecution des op�erations de coh�erence et chargement est
augment�e �a cause de la recherche des pages en attente (tampon waiting pages).

Pour r�eduire ce coût, nous avons implant�e un m�ecanisme de contrôle de ces
pages en attente. Basiquement, une variable indique l'existence de pages dans
le tampon. S'il n'existe pas de pages stock�ees, la proc�edure correspondante �a la
recherche dans les tampons n'est pas activ�ee.

Le pr�echargement de pages est initi�e par l'appel �a la primitive diva prefetch.
A la suite du premier appel �a diva prefetch, deux threads sont cr�e�es. Un des
threads s'occupe du traitement des requêtes d�epos�ees sur la �le de requêtes et
l'autre s'occupe du vidage du tampon waiting pages. L'int�eration entre ces deux
threads est faite par deux �les partag�ees: le tampon waiting pages et la �le de
requêtes. La �gure 5.19 montre l'interaction entre les threads de pr�echargement.

Traitement des requêtes

Quand le gestionnaire de la m�emoire partag�ee d�epose une requête sur la �le de
requêtes, il met �a jour la variable partag�ee n requêtes. Le thread de traitement
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Fig. 5.19 { Threads du pr�echargement

de requêtes initie son activit�e lorsque la variable n requêtes a une valeur plus
grande que 0.

La �le de requêtes est acc�ed�ee selon l'ordre FIFO. Les pages �a pr�echarger
sont sollicit�ees selon le protocole de chargement de pages d�ecrit dans le para-
graphe 5.5.4. N�eanmoins, �a la �n de l'ex�ecution du protocole, la page est plac�ee
sur le tampon waiting pages alors que dans le protocole de chargement la page
est rendue au noyau. La situation de �le pleine est aussi trait�ee par ce thread.
Dans ce cas, une page est supprim�ee de la �le.

Vidage du tampon

Le thread responsable du vidage du tampon waiting page s'ex�ecute p�eriodi-
quement. Il e�ectue le parcours du tampon dans l'ordre croissant et toute page
dont le temps de permanence sur le tampon est plus grand que
TEMPS PERMANENCE MAXIMUM est supprim�ee. Le gestionnaire de chaque
page supprim�ee est inform�e de cette op�eration. Quand le tampon waiting pages

est vide, le thread de vidage ne s'ex�ecute pas.
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5.8 Contrôle d'acc�es aux structures partag�ees

Dans chaque n�ud, le serveur DIVA ex�ecute plusieurs threads. Comme ces
threads partagent l'espace d'adressage du serveur, il est n�ecessaire de pr�evoir des
m�ecanismes de contrôle d'acc�es aux variables acc�ed�ees par plusieurs threads. Les
di��erentes structures de donn�ees manipul�ees par les threads sont montr�ees dans
la �gure 5.20.
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Fig. 5.20 { Partage des structures de donn�ees entre les threads

A�n d'assurer la synchronisation �a l'int�erieur de notre serveur, nous avons
implant�e les threads de DIVA comme threads POSIX (pthreads) [Int95]. Les
pthreads se synchronisent �a l'aide des verrous et des variables condition. Par la
suite, nous pr�esentons les m�ecanismes utilis�es pour chaque structure partag�ee.

Table de pages - Dans chaque serveur, la table de pages contient une entr�ee
par page partag�ee. Chaque entr�ee poss�ede un verrou associ�e et une op�eration de
verrouillage mutex lock sur le verrou est e�ectu�ee avant tout acc�es �a cette entr�ee.
Les champs associ�ees �a chaque entr�ee de la table de pages sont montr�es dans la
�gure 5.5.

Table d'objets - Le contrôle d'acc�es �a la table d'objets est r�ealis�e par objet
de fa�con similaire �a la table de pages.
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Table de voisins - Dans les deux cas pr�ec�edents, les tables pouvaient être
�ecrites par deux threads. Nous avons alors implant�e un m�ecanisme traditionnel
de synchronisation (le verrou) pour interdire l'acc�es simultan�e par deux threads.

La table de voisins est acc�ed�ee de mani�ere tr�es particuli�ere et, par cons�equent,
n�ecessite une �etude plus d�etaill�ee.

La table de voisins est mise �a jour par le thread de r�eception de messages
quand un message de changement d'�etat d'occupation est re�cu. Chaque message
contient un seul �etat d'occupation. Une seule entr�ee est donc mise �a jour �a la fois.

La proc�edure choisir n�ud, ex�ecut�ee par le thread gestionnaire de la m�e-
moire partag�ee ne fait que lire la table de voisins �a la recherche d'un n�ud qui
est libre.

Ainsi, nous avons deux threads qui acc�edent la structure de donn�ees mais un
des threads ne fait que la lire et le deuxi�eme thread met �a jour une entr�ee �a la
fois. Ce type de partage ne cause pas d'interf�erence entre les threads et ne peut
pas conduire �a des r�esultats incorrects. Pour cette raison, aucun contrôle d'acc�es
n'a �et�e pr�evu pour la table de voisins.

Waiting pages - Le tampon waiting pages a �et�e implant�e comme une liste
châ�n�ee. L'addition d'�el�ements �a cette liste est e�ectu�ee par le thread de trai-
tement de requêtes. La suppression d'�el�ements peut être e�ectu�ee par ce même
thread ou bien par le thread de vidage.

Comme la structure de donn�ees en question est une liste châ�n�ee, le ver-
rouillage d'�el�ements n'est pas su�sant pour assurer la coh�erence de la liste. Nous
avons alors implant�e un verrou qui controle l'acc�es �a toute la liste. Toutes les
op�erations sur cette liste sont ainsi s�erialis�ees.

Rêquetes de pr�echargement - Comme dans le cas pr�ec�edent, la �le de re-
quêtes de pr�echargement a �et�e aussi implant�ee comme une liste châ�n�ee. Les
mêmes m�ecanismes de contrôle d'acc�es sont aussi utilis�es.
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Chapitre 6

Evaluation du serveur

L'objet de ce chapitre est de r�ealiser surtout une �evaluation fonctionnelle du
syst�eme DIVA. Les mesures ont �et�e r�ealis�ees sur le prototype de DIV A d�ecrit
dans le chapitre pr�ecedent. Nous pr�esentons d'abord l'e�ort de programmation
d�epens�e dans chaque fonction du serveur. Nous faisons par la suite une �evalua-
tion du comportement d'une même application sous des mod�eles de coh�erence
di��erents. A la �n, nous pr�esenterons quand même quelques performances de ce
prototype de DIVA, malgr�e les choix tr�es limitatifs de l'implantation faite.

6.1 E�ort de programmation

L'objectif de ce paragraphe est de mesurer l'e�ort de programmation n�eces-
saire �a la mise en �uvre d'un serveur avec les fonctionnalit�es o�ertes par DIVA.
A titre indicatif, le programme qui implante DIVA a 4000 lignes de code C
environ et la taille du �chier ex�ecutable est de 365 Koctets.

Le graphique que nous pr�esentons dans la �gure 6.1 montre le pourcentage
du nombre de lignes de code qui a �et�e consacr�e �a chaque fonction particuli�ere.

Nous pouvons noter ici que plus de la moiti�e du code de DIVA est consacr�ee
aux fonctions de coh�erence et chargement des pages. La programmation de ces
deux fonctions pr�esente aussi un grand degr�e de di�cult�e. Ceci est dû en grande
partie aux protocoles de coh�erence de la m�emoire et aux protocoles de coh�erence
du cache.

Nous avons implant�e deux mod�eles de coh�erence: la coh�erence s�equentielle
et la coh�erence �a la lib�eration. Du total du code consacr�e �a la coh�erence, nous
utilisons environ 2/3 pour implanter la coh�erence s�equentielle et le reste pour
implanter la coh�erence �a la lib�eration.
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Fig. 6.1 { L'e�ort de programmation

Ces donn�ees nous ont surpris car nous avions pens�e que la coh�erence s�equen-
tielle n�ecessitait moins d'e�ort de programmation. L'analyse du code a montr�e
que l'implantation du protocole d'invalidation MRSW entrâ�ne des �echanges de
messages entre n�uds dans les cas des d�efauts de page de chargement ainsi que
dans le cas des d�efauts de page de protection. L'invalidation des pages g�en�ere un
grand nombre de types de messages di��erents.

L'�echange de messages entre n�uds sur la Paragon exige d'abord que le mes-
sage soit pr�epar�e. Ensuite, le message est envoy�e et le n�ud origine attend l'ac-
cus�e de r�eception en mode asynchrone. La r�eception des messages est faite par
un thread qui ex�ecute le traitement associ�e au type du message. L'�echange de
messages est toujours associ�e �a l'ex�ecution d'un protocole. Ceci entrâ�ne des per-
formances mauvaises et non signi�catives. Par exemple, dans le noyau ParX,
l'�echange de messages n'est pas associ�ee �a l'ex�ecution d'un protocole.

La coh�erence �a la lib�eration a �et�e implant�ee selon le m�ecanisme de \di�s\
propos�e dans le syst�eme Munin [Car93]. Au moment de l'acquisition d'un verrou,
toutes les pages sont prot�eg�ees contre l'�ecriture. Les d�efauts de page de protec-
tion sont trait�es exclusivement par le serveur local. Le traitement consiste �a faire
une copie de la page en d�efaut et la stocker dans une �le. Au moment de la lib�e-
ration, les modi�cations e�ectu�ees sur les pages sont envoy�ees aux gestionnaires
correspondants.
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Les op�erations de chargement de pages sont coûteuses sur n'importe quel
syst�eme �a m�emoire virtuelle partag�ee. Elles exigent des �echanges de messages
entre n�uds et, dans le cas sp�eci�que du syst�eme Mach, le protocole d�ecrit dans
le paragraphe 5.3 doit être ex�ecut�e.

La plus grande partie de l'e�ort de programmation due �a l'implantation du
pr�echargement vient de deux sources. En premier, il faut cr�eer un thread par
requête de pr�echargement (voir paragraphe 4.2). Comme sur la Paragon, l'exis-
tence de plus de six threads par processus parall�ele peut conduire �a des r�esultats
inattendus [Int95], nous avons limit�e �a deux le nombre de threads qui s'occupent
de l'op�eration de pr�echargement. Ce contrôle a alors exig�e un e�ort de program-
mation consid�erable. L'autre source d'e�ort de programmation est la gestion des
tampons allou�es aux pages pr�echarg�ees.

En revanche, comme le remplacement de pages n'ex�ecute que le m�ecanisme
du choix du n�ud vers lequel la page �a supprimer doit migrer, l'e�ort de pro-
grammation est alors petit.

Bien que la synchronisation soit implant�ee par quatre appels au serveur, l'ef-
fort n�ecessaire a �et�e faible. Ceci est partiellement dû �a l'incapacit�e d'un serveur
Mach �a bloquer l'ex�ecution d'un processus parall�ele. La seule fa�con de le faire
consiste �a retarder l'envoi de la r�eponse �a un appel au serveur. Ceci n�ecessite
qu'un ou plusieurs threads du serveur soient allou�ees exclusivement au traite-
ment de l'op�eration de verrouillage. Comme il existe une restriction sur le nombre
de threads qui peuvent s'ex�ecuter simultan�ement sur un même processus, nous
avons opt�e pour une autre solution. La primitive diva lock retourne VRAI �a
l'utilisateur si le verrou a �et�e obtenu et FAUX dans le cas contraire. Ceci rend
tr�es simple la programmation de l'op�eration de verrouillage car il n'est pas n�eces-
saire de g�erer la �le de processus en attente. En revanche, la programmation de
l'application devient plus complexe puisqu'il faut rajouter la boucle d'acquisition
de verrou.

6.2 Multiplication de matrices

L'analyse du comportement des applications parall�eles par rapport aux mo-
d�eles de coh�erence de la m�emoire est fondamentale si nous voulons trouver le
bon compromis entre la simplicit�e de programmation et les hautes performances.
N�eanmoins, il faut faire quelques commentaires �a propos de la mani�ere dont
l'analyse des applications est r�ealis�ee en g�en�eral.

Dans la plupart des cas, c'est le chercheur qui a con�cu le syst�eme �a m�emoire
virtuelle partag�ee qui programme les applications analys�ees. Etant au courant de
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toutes les caract�eristiques de son syst�eme, il n'est pas bien plac�e pour juger la
simplicit�e de programmation. Les performances obtenues seront aussi tr�es bonnes
car le chercheur peut utiliser la connaissance qu'il poss�ede de son syst�eme pour
programmer l'application cible.

A�n d'�eviter ce type de situation, nous avons �etudi�e une application tr�es
simple - la multiplication de matrices carr�ees n x n. Bien qu'il existe des algo-
rithmes tr�es performants et compl�exes pour r�ealiser la multiplication de matrices
[Pan80] [A+95], nous avons opt�e pour implanter un algorithme tr�es simple et in-
tuitif. Notre objectif ici n'est pas de proposer des implantations performantes de
la multiplication de matrices. Nous nous int�eressons plutôt �a l'impact caus�e par le
changement du mod�ele de coh�erence sur l'ex�ecution d'une application parall�ele.

L'algorithme s�equentiel utilis�e pour la multiplication de matrices ainsi que sa
version parall�ele sont montr�es dans la �gure 6.2.

multiplication_matrices()

{

int i, j, k;

  int a[n][n], b[n][n], c[n][n];

for(i=0; i<n; i++)

for(j=0; j<n; j++)

for(k=0; k<n; k++)

c[i,j] = c[i,j] + a[i,k] * b[k,j];

}

calcul_par(dim1, dim2)

{

(a) Algorithme Séquentiel (b) Algorithme Parallèle

}

calcul_par(i*(n/proc),(i+1)*(n/proc));

forall(i=0; i<proc; i++)

int i;

  int a[n][n], b[n][n], c[n][n];

{

multiplication_matrices_parallèle(proc)

}

c[i,j] = s[i,j];

   for(j=dim1; j<dim2; j++)

   for(i=0; i<n; i++)

}

   for(k=0; k<n;k++)

s[i,j] = 0;

s[i,j] = s[i,j] + a[i,k]*b[k,j];

{

   for(j=dim1; j<dim2; j++)

   for(i=0; i<n; i++)

   int i, j, k, s[n,n];

Fig. 6.2 { L'algorithme de multiplication de matrices

Nous voulons calculer C = A � B, o�u A et B sont des matrices pleines 1

1: Une matrice est dite pleine si la plupart de ses �el�ements sont di��erents de zero
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carr�ees n x n. La version parall�ele de la multiplication de matrices que nous
avons utilis�e ressemble beaucoup �a l'algorithme s�equentiel original. Nous avons
e�ectu�e le d�ecoupage par colonne, o�u chacun des p processeurs du syst�eme doit
calculer n=p colonnes. La �gure 6.3 illustre le d�ecoupage. Pour simpli�er, nous
pr�esentons dans la �gure le cas particulier o�u n = p. Chaque processeur calcule
une colonne.

...11 b12 b13 b

...b21 b b b

...b31 b32 b33 b3n

...bn1 bn2 bn3 bnn

22 23 2n

1nb

...a11 a a a

... aaaa

...a a a a

...a a a a

...11 c c

...c c c c

...c c c c

...c c c c

12 13 n1

21 22 23 2n

31 32 33 3n

n1 n2 n3 nn

12 13 1n

21 22 23 2n

31 32 33 3n

n1 n2 n3

c c

B

A C

p3 pn

p1 p2

Processeurs

nn

Fig. 6.3 { Le d�ecoupage de la multiplication de matrices

Dans cet exemple, chaque matrice A, B, C est plac�ee sur une page di��erente.
Les matrices A et B sont initialis�ees au d�ebut de l'ex�ecution de l'application.
Les r�esultats interm�ediaires sont stock�es dans un tampon. A la �n du calcul, le
contenu du tampon est �ecrit dans la matrice C (c.f. �gure 6.2).

L'analyse de cette application tr�es simple nous a pourtant fourni des r�esultats
fort int�eressants et a fait ressortir le besoin d'un syst�eme qui supporte plusieurs
mod�eles de coh�erence.

Nous avons ex�ecut�e le même programme sur deux implantations de la coh�e-
rence s�equentielle (SC+inv et SC+temp) et une implantation de la coh�erence �a
la lib�eration (RC). Les e�ets du pr�echargement de pages sont �etudi�es pour la
coh�erence s�equentielle (SC+pr�e) et pour la coh�erence �a la lib�eration (RC+pr�e).
Les r�esultats, en nombres de d�efauts de page, sont montr�es dans la �gure 6.4,
pour la multiplication de 2 matrices 16*16 sur 2, 4, 8 et 16 processeurs.

Les r�esultats pr�esent�es dans la �gure 6.4 seront analys�es pour chaque implan-
tation de mod�ele de coh�erence dans les paragraphes qui suivent.
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Fig. 6.4 { La multiplication de matrices 16*16 selon 2 mod�eles de coh�erence

6.2.1 Coh�erence s�equentielle avec invalidation

Dans un premier temps, nous avons implant�e la coh�erence s�equentielle avec
un protocole d'invalidation MRSW. L'implantation que nous avons r�ealis�ee est
inspir�ee de celle propos�ee par Li dans [Li88]. Au moment de la premi�ere lecture
d'un �el�ement de la matrice A ou B, un d�efaut de page est g�en�er�e. Une op�eration
de chargement se met alors en route. Les prochaines r�ef�erences aux donn�ees de A
ou B se d�eroulent localement car la matrice est d�ej�a charg�ee en m�emoire. Dans
notre exemple, chaque matrice est plac�ee exactement sur une page.

Pour les lectures des matrices A et B, nous avons un nombre de d�efauts de
page constant et �egal �a deux par processeur.

Bien que, pour le cas de la multiplication des matrices, il n'existe pas de
vrai partage de donn�ees en �ecriture car chaque processeur �ecrit exclusivement
sur quelques colonnes de la matrice r�esultat, nous avons observ�e un ph�enom�ene
intense de faux partage.

Avec le protocole MRSW, chaque fois qu'un d�efaut de page de protection en
�ecriture est g�en�er�e, les copies de la page sont invalid�ees avant que l'acc�es soit
accord�e au n�ud qui a g�en�er�e le d�efaut. Dans le cas de la multiplication de
matrices, la matrice C est �ecrite par tous les processeurs. Alors, il existe une
seule copie de la page qui contient cette matrice qui passe successivement entre
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les n�uds (e�et ping-pong).

Les invalidations fr�equentes sont la cause du nombre extrêmement �elev�e de
d�efauts de page pr�esent�e sur la �gure 6.4.

Dans le cas des matrices de petite taille, le faux partage est r�eduit car dans
notre implantation, le traitement des d�efauts d'une même page est fait toujours
par le même n�ud (gestionnaire distribu�e �xe) selon l'ordre FIFO. Ceci fait que
le d�ebut de la phase de calcul soit d�ecal�e entre les processeurs. Cette situation
est illustr�ee dans la �gure 6.5.
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Temps de blocage du processus

Temps de calcul
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défaut_lecture(A)
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défaut_écriture(C)
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défaut_lecture(B)

defaut_écriture(C)

défaut_lecture(B)

défaut_écriture(C)

défaut_lecture(A)

Fig. 6.5 { Le d�ecalage des phases de lecture et d'�ecriture

Dans le cas o�u nous avons un d�ecalage su�sant entre les phases de calcul des
processeurs, il n'existe pas de coincidence temporelle entre les phases d'�ecriture.
Ainsi, le nombre de d�efauts de page g�en�er�es est de 2p d�efauts de lecture + p
d�efauts en �ecriture. Le nombre total de d�efauts de page est alors 3p pour le cas
id�eal.

H�elas, ce cas id�eal ne se produit que quand nous avons un nombre important
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de processeurs et peu de calcul �a faire. Dans les autres cas, la superposition des
phases d'�ecriture est observ�ee fr�equemment et le nombre de d�efauts de page crô�t
sensiblement.

Dans le pire des cas, chaque op�eration d'�ecriture va g�en�erer un d�efaut de page
en �ecriture, ce que nous donne n � n d�efauts de page en �ecriture. Si nous faisons
la multiplication des matrices 512 X 512 sur 8 processeurs, nous aurons n�n+2p
d�efauts de page, soit 262160 d�efauts de page!

Heureusement, l'occurrence d'une telle situation est fort improbable et en
r�ealit�e le processeur ex�ecute plusieurs �ecritures avant que la page ne lui soit
r�eclam�ee. L'e�et du faux partage reste pourtant visible et fait crô�tre beaucoup
le nombre des d�efauts de page de l'application.

6.2.2 Coh�erence s�equentielle avec temporisation

Le ph�enom�ene du faux partage a aussi �et�e observ�e dans le syst�eme Mirage.
Toujours en gardant le mod�ele de coh�erence s�equentielle, Fleish et Popek [FP89]
ont propos�e un m�ecanisme de temporisation pour r�eduire le faux partage. Un
temporisateur garantit que la page reste au moins pendant un intervalle de temps
� sur chaque site. Nous avons implant�e ce m�ecanisme dans DIVA sous la forme
d'un nouveau mod�ele de coh�erence SC+temp.

L'implantation de ce mod�ele a �et�e tr�es simple puisque nous avions d�ej�a im-
plant�e la coh�erence s�equentielle avec invalidation. Il nous a su� de rajouter un m�e-
canisme pour retarder les invalidations d'une p�eriode de temps �. L'application
que nous avons ex�ecut�ee est la même que celle du paragraphe pr�ec�edent. Il a su�
de changer l'appel diva set memory model (SC) pour diva set memory model

(SC+temp).

Nous avons observ�e que, si le temps de permanence de la page sur le n�ud
est assez grand, le faux partage n'est plus observ�e. Maintenant, la page passe
d'un n�ud �a un autre et les colonnes de la matrice C attribu�es au n�ud sont
�ecrites d'une seule fois. Cette situation est illustr�e par la �gure 6.6. Cette �gure
r�epresente le d�eplacement de la matrice C entre les noueds. Nous pouvons noter
que dans l'instant n� + c000 la matrice C a �et�e enti�erement �ecrite. A ce moment
l�a, l'ex�ecution du programme s'ach�eve.

Dans la �gure, c0, c00 et c000 sont les temps de migration de la page d'un n�ud
�a autre. Ce temps est variable et d�epend de la distance entre les n�uds.

Nous pouvons noter que chaque n�ud a subi un seul d�efaut de page pour
�ecrire la matrice C. Avec le m�ecanisme de temporisation, nous sommes alors
capables de reproduire le cas id�eal en nombre de d�efauts de page.
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Fig. 6.6 { Le d�eplacement de la matrice C entre les n�uds (SC+temp)

Cependant, l'estimation de la bonne valeur pour � a �et�e une tâche di�cile.
Nous avons ex�ecut�e l'algorithme plusieurs fois avec des valeurs di��erentes de �
jusqu'�a obtenir la situation pr�esent�ee dans la �gure 6.6. De plus, la bonne valeur
de � d�epend de la taille de la matrice et du nombre de processeurs allou�es au
calcul.

Pour obtenir les donn�ees pr�esent�es sur la �gure 6.4, nous avons �x�e � su�-
samment grand et fait varier le nombre de processeurs. A titre illustratif, nous
avons utilis�e � = 0; 5ms.

Bien qu'en nombre de d�efauts de page le r�esultat obtenu soit id�eal, les temps
d'ex�ecution de l'application ne sont pas bons. Dans certains cas, la page reste
verrouill�ee sur un processeur longtemps apr�es la �n de l'�ecriture du processeur
sur la page.

6.2.3 Coh�erence �a la lib�eration

Pour pouvoir ex�ecuter l'algorithme de multiplication de matrices au-dessus
de la coh�erence �a la lib�eration, il a �et�e n�ecessaire d'abord de sp�eci�er le nou-
veau mod�ele de coh�erence. Comme la coh�erence �a la lib�eration est le mod�ele de
coh�erence par d�efaut de DIVA, il nous a su� d'enlever l'appel �a la primitive
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diva set memory model(SC + temp).

Malgr�e l'inexistence du vrai partage dans les acc�es �a la matrice C, l'ajout des
appels aux primitives diva lock et diva unlock a �et�e fait pour d�eterminer le
moment de propagation des modi�cations.

Au moment de l'ex�ecution de la primitive diva unlock, les modi�cations
e�ectu�ees sur la matrice C sont envoy�ees �a tous les processeurs qui d�etiennent
une copie de cette matrice. Nous arrivons ainsi �a la situation illustr�ee par la
�gure 6.7.
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Fig. 6.7 { Le d�eplacement de la matrice C (coh�erence �a la lib�eration)

De fa�con similaire �a la �gure 6.6, cette �gure montre l'�etat de modi�cation
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de la matrice C ainsi que son d�eplacement entre les n�uds. L'ex�ecution du pro-
gramme s'ach�eve quand le n �eme processeur ex�ecute la primitive diva unlock.

Dans le cas de DIVA, la coh�erence �a la lib�eration a �et�e implant�ee selon le
sch�ema propos�e par Carter dans [Car93]. Le protocole de coh�erence utilis�e est
celui de la mise �a jour.

Dans le cas pr�ec�edent, une seule copie de la matrice C existe �a la �n de
l'ex�ecution de l'algorithme. Pour la coh�erence �a la lib�eration, nous pouvons noter
dans la �gure 6.7 qu'�a la �n de l'ex�ecution chaque processeur poss�ede une copie
�a jour de la matrice C. Ceci arrive car les modi�cations e�ectu�ees sur C sont
propag�ees au moment de la lib�eration �a tous les processeurs qui poss�edent une
copie de la page sur sa m�emoire locale.

En g�en�eral, dans le cas de la multiplication de matrices, il su�t qu'un seul
processeur d�etienne la matrice C �a la �n de l'ex�ecution pour a�cher le r�esultat.
Les copies suppl�ementaires sur les autres n�uds sont alors superues.

N�eanmoins, il se peut que la matrice C soit utilis�ee par tous les processeurs
dans une prochaine phase de calcul. Dans ce cas, la situation pr�esent�ee par la
�gure 6.7 est fort souhaitable. De toute fa�con, les mises �a jour interm�ediaires de
C restent encore superues. Cet e�et peut être corrig�e par l'implantation de la
coh�erence paresseuse �a la lib�eration, d�ecrite dans le paragraphe 2.2.9.

Contrairement au cas illustr�e dans le paragraphe pr�ec�edent, la situation o�u
les acc�es �a une page sont r�etard�es même quand aucun n�ud ne l'acc�ede ne se
produit plus. Le contrôle des acc�es en �ecriture sur la matrice C est maintenant fait
�a travers les primitives d'obtention et relâchement de verrous. Le coût additionnel
de cet algorithme provient essentiellement des mises �a jour des copies.

6.2.4 Coh�erence s�equentielle avec pr�echargement

Les r�esultats �etudi�es dans ce paragraphe sont ceux obtenus par l'ex�ecution du
mod�ele SC+temp combin�e avec le m�ecanisme de pr�echargement.

A�n d'�etudier les e�ets du pr�echargement de pages sur l'ex�ecution d'une ap-
plication parall�ele, nous nous sommes servis de la primitive de pr�echargement
disponible dans DIVA pour ex�ecuter la multiplication de matrices. Comme les
matrices A et B sont lues au d�ebut de l'ex�ecution de chaque processus parall�ele,
nous avons ex�ecut�e le pr�echargement uniquement pour la matrice C.

La seule modi�cation faite dans le code de l'application a �et�e l'insertion de la
primitive diva prefetch au d�ebut de l'ex�ecution de chaque processus parall�ele.
Nous avons alors ex�ecut�e p op�erations de pr�echargement de la matrice C, o�u p
est le nombre de processeurs allou�es �a la multiplication.

Dans les r�esultats pr�esent�es, au moment de la premi�ere r�ef�erence �a C, nous
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avons p copies de C dans le syst�eme, une par processeur. Comme le mod�ele
SC+temp ex�ecute un protocole d'invalidation, la seule copie qui sera gard�ee est
celle du processeur qui a g�en�er�e la premi�ere r�ef�erence �a C. Toutes les autres pages
pr�echarg�ees seront invalid�ees. La r�eduction en nombre de d�efauts de page obtenue
est alors �egale �a un.

La �gure 6.8 montre le d�eplacement de la matrice C pour le cas de la coh�e-
rence s�equentielle avec pr�echargement. Nous montrons sur la �gure le cas o�u la
premi�ere r�ef�erence �a la matrice C est e�ectu�ee par le processeur p1. L'op�eration de
pr�echargement est termin�ee par rapport �a tous les processeurs avant la premi�ere
r�ef�erence �a C.
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Fig. 6.8 { Le d�eplacement de la matrice C entre les n�uds (SC pr�e)

Nous pouvons conclure que le pr�echargement de pages n'est pas tr�es utile sur
la coh�erence SC+temp quand il existe une grande probabilit�e de modi�cation de
la page pr�echarg�ee avant qu'une r�ef�erence �a elle ne soit g�en�er�ee. La mise �a jour
d'une page partag�ee sur la coh�erence SC+temp active le m�ecanisme d'invalidation
de copies. La page pr�echarg�ee va ainsi être invalid�ee avant d'être r�ef�erenc�ee. Dans
ce cas, la plupart des op�erations de pr�echargement sont alors inutiles.
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6.2.5 Coh�erence �a la lib�eration avec pr�echargement

Pour bien �evaluer le comportement du m�ecanisme de pr�echargement, nous
l'avons aussi utilis�e sous un mod�ele de coh�erence relâch�e, la coh�erence �a la li-
b�eration. De fa�con similaire au cas pr�ec�edent, il nous a su� de rajouter l'appel
diva prefetch au code de l'application.

Les r�esultats montr�es sont ceux obtenus quand toutes les copies de C sont
d�ej�a en m�emoire au moment de la premi�ere �ecriture �a C.
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Fig. 6.9 { Le d�eplacement de la matrice C entre les n�uds (RC pr�e)

Sur la coh�erence �a la lib�eration, nous arrivons en e�et �a r�eduire le nombre
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de d�efauts de page en utilisant le m�ecanisme de pr�echargement (voir �gure 6.4).
N�eanmoins, le prix �a payer est trop �elev�e. L'augmentation du nombre de copies de
la matrice C entrâ�ne une augmentation proportionnelle des mises �a jour chaque
fois qu'un processeur lib�ere un verrou. Cette situation est mieux illustr�ee par la
�gure 6.9.

Maintenant, avant la premi�ere �ecriture sur la matrice C, nous avons d�ej�a n
copies de C dans le syst�eme. Chaque op�eration de lib�eration de verrou cause alors
n� 1 op�erations de mise �a jour des copies de C.

Dans ce contexte, nous pouvons noter que l'op�eration de pr�echargement ne
doit pas être utilis�ee pour les donn�ees fr�equemment modi��ees et g�er�ees par un
protocole de mise �a jour.

6.2.6 Analyse comparative des mod�eles

La �gure 6.10 montre le nombre d'op�erations e�ectu�ees pour l'ex�ecution de
la multiplication de matrices sur plusieurs mod�eles et protocoles de coh�erence.
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Fig. 6.10 { Comparaison entre les mod�eles

Les op�erations consid�er�ees sont les op�erations de chargement �a la demande,
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les op�erations de coh�erence et le temps inactif. Le temps inactif montr�e est le
temps o�u le processeur attend son tour pour avoir acc�es �a la page. Cette attente
peut se produire en trois situations: le processeur attend le temps minimum � de
permanence de la page sur un autre n�ud, le processeur attend l'obtention d'un
verrou et le processeur est un parmi les plusieurs processeurs qui veulent �ecrire
sur la même page.

Pour la coh�erence s�equentielle avec le protocole d'invalidation (SC+inv), nous
avons observ�e le plus grand surcoût. Le faux partage a fait crô�tre le nombre
d'op�erations de coh�erence. Comme les op�erations de coh�erence ex�ecut�ees sont
des invalidations, le nombre d'op�erations de chargement de page crô�t de mani�ere
proportionnelle au nombre d'op�erations de coh�erence.

Quand la multiplication de matrices s'ex�ecute sous le mod�ele SC+temp, nous
notons une r�eduction importante du nombre d'op�erations de coh�erence par rap-
port au mod�ele SC + inv. N�eanmoins, c'est clair sur cette histogramme que
la r�eduction des op�erations de coh�erence a �et�e obtenue par une augmentation
signi�cative du temps inactif des processus. Ceci est caus�e par l'utilisation du
m�ecanisme de temporisation.

Sur la coh�erence �a la lib�eration (RC), nous avons implant�e un protocole de
mise �a jour. C'est la raison pour laquelle nous observons un nombre plus impor-
tant d'op�erations de coh�erence pour le mod�ele RC que pour le mod�ele SC+temp.

L'utilisation du m�ecanisme de pr�echargement alli�e au mod�ele de coh�erence
SC+temp a caus�ee une petite r�eduction du nombre d'op�erations de chargement
�a la demande. En revanche, le nombre d'op�erations de coh�erence a augment�e par
rapport �a SC+temp �a cause des invalidations des pages pr�echarg�ees.

Bien que, pour la coh�erence �a la lib�eration (RC+pr�e), l'utilisation du pr�e-
chargement ait caus�e une r�eduction non n�egligeable du nombre d'op�erations de
chargement �a la demande, une augmentation proportionnelle du nombre d'op�e-
rations de mise �a jour a �et�e produite.

Parmi les mod�eles �etudi�es, nous pouvons conclure que la coh�erence �a la lib�e-
ration (RC) pr�esente le meilleur rapport entre la simplicit�e de programmation et
les hautes performances. Il est notre sentiment que l'utilisation de la coh�erence
parresseuse �a la lib�eration nous donnerait des r�esultats encore plus satisfaisants.
Les mesures restent �a faire.

6.3 Performances brutes

L'objectif de ce paragraphe est de pr�esenter quelques coûts intrins�eques me-
sur�es sur le prototype du serveur DIVA implant�e sur la machine Paragon d�ecrite
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dans le paragraphe 5.2. Les coûts pr�esent�es ici doivent être consid�er�es plutôt d'une
mani�ere comparative car le prototype est encore en phase d'implantation et de
tests. De plus, nous avons deux sortes de probl�emes associ�es au noyau Mach. Le
premier, c'est le protocole de communication entre le noyau et le serveur. D'apr�es
l'analyse r�ealis�ee par Condict et al. dans [C+93] les performances de ce protocole
ne sont pas bonnes. D'autre part, l'implantation de Mach sur la machine Para-
gon pr�esente des probl�emes de performances et des erreurs de programmation qui
prendront longtemps pour être r�esolus [Sea95]. Ainsi, les temps d'ex�ecution qui
y sont montr�es n'ont pas �et�e obtenus dans une situation id�eale. Cependant, ceci
peut alors servir comme un indicateur de coût comparatif entre les op�erations.

Le tableau pr�esent�e dans la �gure 6.11 montre le temps (en milliseconds)
n�ecessaire au traitement de plusieurs types de d�efaut de page sur un mod�ele de
coh�erence s�equentielle avec un protocole d'invalidation. Les temps ont �et�e obtenus
par l'ex�ecution de la primitive getclock qui donne le temps en nanoseconds d'un
horloge du syst�eme. Chaque situation de d�efaut de page a �et�e m�esur�ee 100 fois
et les temps pr�esent�es ici sont les temps moyens obtenus. Le temps m�esur�e est le
temps r�eel entre la r�eception du message de d�efaut de page envoy�e par le noyau
Mach et l'envoi de la page qui a caus�e le d�efaut au noyau.

type n�ud �etat de la page temps(ms)
READ ou WRITE gestionnaire FREE 1,52
READ ou WRITE autre FREE 3,08
protection gestionnaire READ(gest) 1,93
protection autre READ(autre) 3,87
READ ou WRITE gestionnaire READ(1 copie) 5,24
WRITE gestionnaire READ(10 copies) 9,29

Fig. 6.11 { Les temps de traitement des d�efauts de page

La premi�ere ligne pr�esente le temps n�ecessaire au traitement d'un d�efaut de
page sur le n�ud gestionnaire de la page quand celle-ci se trouve dans l'�etat
FREE. Cette situation est simple �a traiter car les op�erations ex�ecut�ees sont ex-
clusivement locales. Le gestionnaire met �a jour l'entr�ee de la table de pages qui
correspond �a la page et rend une page remplie de zeros (zero-�lled) au noyau
Mach selon l'interface d�ecrite dans le paragraphe 5.3. Ce type de d�efaut de page
peut servir de base dans une analyse comparative de coûts.

La deuxi�eme ligne correspond �a un d�efaut de page sur une page libre mais
dans un n�ud di��erent du n�ud gestionnaire. Ceci exige un �echange de messages
entre n�uds (2 messages). C'est la raison pour laquelle le temps mesur�e ici est
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plus grand que celui du cas pr�ec�edent.

La troisi�eme ligne correspond �a un d�efaut de page de protection dans le n�ud
gestionnaire quand ce n�ud d�etient la seule copie de la page dans le syst�eme.
Un d�efaut de page de protection se produit par exemple quand un acc�es en
�ecriture est g�en�er�e pour une page acc�ed�ee en lecture. Cette situation est aussi
tr�es simple et les op�erations e�ectu�ees sont exclusivement locales. L'�etat de la
page est modi��e et l'acc�es en �ecriture est accord�e. La di��erence entre le temps
m�esur�e dans cette situation et celui m�esur�e dans la premi�ere situation vient du fait
que les protocoles ex�ecut�es lors d'un d�efaut de page de protection et d'un d�efaut
de page de chargement ne sont pas les mêmes. Hormis l'ex�ecution de protocoles
di��erents, la quatri�eme ligne correspond �a la même situation que la deuxi�eme.

L'avant derni�ere ligne correspond au cas o�u le gestionnaire est en d�efaut en
lecture ou en �ecriture d'une page dont la seule copie est acc�ed�ee en lecture sur un
n�ud distant. Dans ce cas, il n'existe pas de di��erence entre les temps m�esur�es
pour les deux types de d�efaut de page (lecture ou �ecriture) car il faut dans les
deux cas r�ecup�erer une copie de la page du processus utilisateur qui la r�ef�erence.

La derni�ere ligne montre le coût associ�e �a l'op�eration d'invalidation d'une page
poss�edant 10 copies. Dans ce cas, 20 messages sont �echang�es avant que l'acc�es en
�ecriture soit accord�e.

Les temps obtenus pour le traitement du d�efaut de page sont, �a premi�ere vue,
tr�es �elev�es. Ce r�esultat nous a beaucoup surpris.

Dans un premier temps, nous avions mis en cause la qualit�e du code du
prototype de DIVA. Nous avons alors compar�e avec des syst�emes similaires qui
ont �et�e implant�es au-dessus de Mach. Dans la litt�erature, nous avons choisi trois
syst�emes:

{ l'interface Unix pour la m�emoire partag�ee con�cue par Tevanian et al. �a
CMU. Les mesures pr�esent�ees dans [T+87] ont �et�e r�ealis�ees sur un Micro-
VAX II. Le temps plus petit, 1 ms, correspond �a un d�efaut de page de
protection.

{ le serveur de MVP propos�e par Forin et al. �a CMU. Les mesures montr�ees
dans [FBYR88] ont �et�e r�ealis�ees sur un IBM RT-APC. Le temps d'un d�efaut
de page de protection est de 1,1 ms.

{ MYOAN, le serveur de MVP con�cu par Cabillic et al. �a Rennes I. Les
mesures present�ees dans [CPP94] ont �et�e r�ealis�ees sur la même machine
Intel Paragon sur laquelle DIVA a �et�e implant�ee. Le temps le plus petit
pr�esent�e est de 0,95ms pour le d�efaut de page "zero-�ll" dans le n�ud
gestionnaire de la page.
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Les performances obtenues par ces trois syst�emes sont aussi de l'ordre de la
milliseconde et, par cons�equent, sont comparables �a nos r�esultats.

Il nous semble alors �evident que le surcoût pr�esent�e dans le traitement du
d�efaut de page vient essentiellement du noyau Mach. Nous avons alors analys�e
le chemin parcouru dans le traitement d'un d�efaut de page pour le cas le plus
simple, en l'occurrence, le d�efaut de page de "zero-�ll" sur le n�ud gestionnaire.
Ce cas correspond �a la premi�ere ligne de la �gure 6.11.

Le paragraphe 5.3 d�ecrit les op�erations ex�ecut�ees lors du traitement du d�efaut
de page sur Mach. Nous pouvons voir sur la �gure 5.11 que chaque traitement de
d�efaut de page sur Mach comprend au moins deux messages locaux (du noyau
au gestionnaire et vice-versa) et deux changements de contexte entre processus
utilisateur (entre l'application et le gestionnaire et vice-versa). Dû a leur nature
et complexit�e, les coûts associ�es �a l'�echange de messages et au changement de
contexte sont �elev�es.

Les op�erations e�ectu�ees par DIVA dans le cas �etudi�e sont tr�es simples. Elles
se r�esument �a allouer de la place pour une page de 8koctets, remplir la page de
zeros, mettre �a jour l'entr�ee correspondante de la table de pages et envoyer la
page au noyau Mach.

D'apr�es cette analyse, c'est clair que des syst�emes tels que Mach ne sont pas
adapt�es aux machines parall�eles de grande taille. Bien que l'utilisation du support
que ces syst�emes o�rent soit tr�es commode pour l'utilisateur, le prix �a payer en
performances est trop �elev�e.

Cette constatation renforce l'approche adopt�ee au sein de notre �equipe qui
consiste �a construire des m�ecanismes g�en�eriques et corrects sur les couches tr�es
basses du noyau ParX (voir paragraphe 3.3). Sur ce noyau minimal, di��erentes
interfaces peuvent être o�ertes aux applications parall�eles. L'application choisit
donc le support minimum adapt�e �a ses besoins. Ainsi, nous sommes capables
d'o�rir un support logiciel adapt�e aux applications toujours en gardant les per-
formances.

Pour le cas de DIVA, nous avons uniquement besoin d'un m�ecanisme correct
de routage de messages et d'un support mat�eriel pour la d�etection des d�efauts
de page. Comme ParX a �et�e initialement implant�e sur une machine �a base de
transputers, o�u le support pour la gestion de la m�emoire virtuelle est inexistant,
il nous a �et�e impossible d'implanter DIVA sur ParX. Nous attendons alors le
portage de ParX sur une architecture qui o�re le support mat�eriel pour la m�emoire
virtuelle pour faire �a notre tour le portage de DIVA sur ParX. L'implantation
de DIVA sur ParX doit pr�esenter des r�esultats nettement meilleurs que ceux
pr�esent�es dans sa version originale.
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6.4 Conclusion

L'exemple de la multiplication des matrices sert �a illustrer l'impact caus�e par
le mod�ele de coh�erence sur les performances d'une application parall�ele. Nous
avons intentionnellement choisi une application tr�es simple o�u le passage entre
l'algorithme s�equentiel et l'algorithme parall�ele est presque imm�ediat.

Il a �et�e montr�e que, même pour une telle application, les performances sont
fortement d�egrad�ees quand une implantation "na��ve" du mod�ele de coh�erence, en
l'occurence la coh�erence s�equentielle, est utilis�ee.

Une autre implantation du même mod�ele (la coh�erence s�equentielle avec tem-
porisation) nous donne des performances plus acceptables pour la même applica-
tion. N�eanmoins, même cette implantation n'est pas capable d'exprimer tout le
parall�elisme de l'algorithme car elle touche aux limites impos�es par le mod�ele de
coh�erence lui-même.

Nous avons alors chang�e le mod�ele de coh�erence et utilis�e la coh�erence �a la
lib�eration. Notre implantation utilise un protocole de mise �a jour. L'utilisation
de ce protocole conduit �a plusieurs op�erations superues de mise �a jour de pages.
Une autre implantation de la coh�erence �a la lib�eration, la coh�erence paresseuse,
peut corriger ce probl�eme.

Notre experience avec la multiplication des matrices nous permet de tirer les
deux conclusions suivantes:

1. Le choix du mod�ele de coh�erence a un rapport direct avec les performances
d'une application parall�ele qui s'ex�ecute sur un syst�eme �a m�emoire virtuelle
partag�ee.

2. Une implantation e�cace du mod�ele de coh�erence choisi est primordiale
pour que le mod�ele soit bien exprim�e.

Notre experience avec DIVA comme support pour l'ex�ecution de mod�eles de
coh�erence multiples a �et�e extremement satisfaisante. Outre sa fonction de gestion-
naire de m�emoire partag�ee, DIVA est un outil tr�es puissant pour l'analyse du
comportement des applications parall�eles par rapport aux mod�eles de coh�erence.
Le changement du mod�ele de coh�erence ne cause que des modi�cations mineures
dans le code de l'application. En g�en�eral, il su�t de changer la primitive de sp�eci-
�cation du mod�ele de coh�erence car la syntaxe des primitives de synchronisation
reste inalter�ee.

La programmation d'une nouvelle implantation d'un mod�ele de coh�erence
d�ej�a existant est aussi une tâche simple sur DIVA. L'implantation du mod�ele
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SC + temp �a partir du mod�ele SC ne nous a pris que quelques heures de pro-
grammation.

L'analyse du comportement de la multiplication de matrices sous une politique
de pr�echargement nous a permis aussi de tirer des conclusions tr�es int�eressantes.
Nous avons vu que le coût du pr�echargement est tr�es �el�ev�e quand les op�erations
de coh�erence sont ex�ecut�ees fr�equemment pour les donn�es pr�echarg�ees avant que
la r�ef�erence �a eux ne soit g�en�er�ee.

Bien que l'analyse du comportement de la multiplication de matrices ne soit
pas favorable au pr�echargement, nous croyons que d'autres types d'application
b�en�e�cieront de ce m�ecanisme. En particulier, l'utilisation du pr�echargement pour
les donn�ees qui sont rarement ou jamais modi��ees peut causer une r�eduction
importante du temps d'ex�ecution de l'application.
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Chapitre 7

Conclusion et Perspectives

Conclusion

Le comportement des programmes qui admettent le partage des donn�ees entre
plusieurs processus d�epend de l'ordre dans lequel les acc�es aux donn�ees partag�ees
sont per�cus par les processus. Dans les machines monoprocesseur et même dans les
machines parall�eles �a m�emoire commune, nous arrivons avec une relative facilit�e �a
donner aux processus qui composent le programme la même vision de l'ordre des
acc�es aux donn�ees partag�ees. Ceci peut être fait grâce �a l'unicit�e de la m�emoire
physique.

Dans les machines parall�eles sans m�emoire commune ou dans les machines qui
comportent plusieurs caches, la vision identique de l'ordre des acc�es aux donn�ees
partag�ees peut encore être o�erte aux processus. H�elas, cette vision unique est
obtenue par une grande d�egradation des performances. Cette d�egradation atteint
des niveaux di�cilement acceptables et met en cause l'utilisation des donn�ees
partag�ees dans un environnement parall�ele �a m�emoire distribu�ee.

Cette th�ese est une �etude sur le comportement de la m�emoire partag�ee pour les
applications parall�eles qui s'ex�ecutent sur une machine sans m�emoire commune.
Dans ce cadre, nous avons �etudi�e plusieurs mod�eles de la m�emoire, ou mod�eles de
coh�erence de la m�emoire. Ces mod�eles d�e�nisent l'ensemble des ordres des acc�es
�a la m�emoire partag�ee qui peuvent être per�cus par chaque processus parall�ele. En
g�en�eral, les mod�eles qui posent beaucoup de restrictions dans l'ordre des acc�es
donnent lieu �a des implantations peu performantes. En contrepartie, les mod�eles
qui admettent un ensemble important d'ordres des acc�es peuvent produire des
r�esultats avec lesquels il est di�cile de raisonner.

Dans le choix du mod�ele de coh�erence de la m�emoire le plus adapt�e, les carac-
t�eristiques des acc�es aux donn�ees pr�esent�ees par les applications parall�eles jouent
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un rôle fondamental. De fa�con similaire, l'attente du programmeur �a propos des
r�esultats qui peuvent être produits par son programme doit être consid�er�e dans le
choix du mod�ele. Il est �evident alors que l'application doit être libre pour choisir
le support de coh�erence le plus adapt�e �a ses besoins et attentes.

L'objectif de cette th�ese �etait de montrer la relation �etroite entre le choix d'un
mod�ele de coh�erence de la m�emoire et les performances des applications parall�eles.
Pour mettre en �evidence cette relation, nous avons propos�e un syst�eme �a m�emoire
virtuelle partag�ee qui permet le choix par l'application entre plusieurs mod�eles
de coh�erence de la m�emoire.

Tr�es vite, nous avons remarqu�e que la exibilit�e apport�ee par le choix entre
di��erents mod�eles de coh�erence n'�etait pas su�sante. Il faudrait aussi o�rir �a
l'utilisateur une mani�ere de d�e�nir des mod�eles autres que ceux existants dans
notre syst�eme. Ainsi, nous avons abouti �a un m�ecanisme tr�es exible o�u l'ajout
de nouveaux mod�eles de coh�erence est aussi possible.

Nous avons con�cu un syst�eme �a m�emoire virtuelle partag�ee, appel�e DIVA,
qui o�re le support pour l'ex�ecution de mod�eles de coh�erence de la m�emoire
multiples. La conception de ce syst�eme a fait ressortir deux probl�emes qui sont
rarement trait�es dans le domaine de la m�emoire virtuelle partag�ee.

Le premier probl�eme consiste �a d�e�nir o�u placer une page qui doit être sup-
prim�ee de la m�emoire locale. L'approche traditionnelle consiste �a �ecrire cette
page sur le disque. Nous avons alors essay�e cette approche, ce qui a g�en�er�e un
tra�c important de donn�ees quand l'architecture parall�ele cible disposait d'un
syst�eme d'entr�ee/sortie centralis�e. A�n de r�eduire le tra�c dans le r�eseau d'in-
terconnexion, nous avons propos�e un algorithme de remplacement qui place les
pages �a supprimer dans la m�emoire d'un n�ud distant. Nous avons aussi ob-
serv�e que l'op�eration de chargement de pages est un des facteurs principaux de
l'augmentation du temps d'ex�ecution d'une application parall�ele. A�n de r�eduire
l'impact du chargement de pages sur le temps d'ex�ecution de l'application, nous
avons propos�e un m�ecanisme de pr�echargement de pages. Ces deux m�ecanismes
prennent toujours en compte l'existence de mod�eles de coh�erence multiples. Ils
ont aussi servi de support au module de gestion de mod�eles.

Le syst�eme �a m�emoire virtuelle partag�ee r�esultant est un syst�eme o�u les pro-
bl�emes de gestion du partage et de gestion de la m�emoire virtuelle sont trait�es.

L'impossibilit�e de l'implantation de DIVA sur un support logiciel plus adapt�e
aux environnements parall�eles (e.g ParX) nous a amen�es �a choisir le syst�eme Mach
pour la mise en �uvre d'un prototype. Les mauvaises performances pr�esent�ees
par le prototype sont dues en grande partie aux nombreuses couches logicielles
et protocoles implant�es par le syst�eme Mach. Une premi�ere conclusion de notre
travail est alors que des syst�emes tels que Mach, bien que portables et structur�es,
sont inad�equats aux machines parall�eles de grande taille.
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L'analyse d'une application parall�ele simple a fait ressortir les di��erences entre
les performances obtenues quand celle-ci s'ex�ecute sur di��erents mod�eles de coh�e-
rence de la m�emoire. Ceci v�eri�e notre hypoth�ese initiale: le choix des contraintes
de coh�erence les plus adapt�ees �a une application d�epend de l'application.

Il nous semble alors que les mod�eles de coh�erence multiples sont une des ca-
ract�eristiques fondamentales �a être incorpor�ees aux syst�emes �a m�emoire virtuelle
partag�ee futurs pour o�rir aux applications parall�eles un mod�ele de programma-
tion �a la fois simple et performant.

N�eanmoins, en �evaluant des applications parall�eles, nous avons constat�e qu'il
existe en fait deux niveaux de choix en ce qui concerne les mod�eles de coh�erence
de la m�emoire. D'abord, il faut choisir le mod�ele de coh�erence le plus adapt�e �a
l'application parall�ele. Il nous semble plus r�ealiste que ce choix soit fait en deux
temps. Dans un premier temps une analyse de l'application permet de selectionner
quelques mod�eles "probablement" adapt�es �a l'application et l'experimentation
permet de faire le choix d�e�nitif. Dans cette deuxi�eme �etape, un outil tel que
DIVA est fort utile.

Ayant choisi le mod�ele de coh�erence, il faut choisir une implantation e�cace
de ce mod�ele. Une implantation trop restrictive peut d�etruire la grande partie des
avantages apport�es par le mod�ele. Dans cette �etape aussi, l'exp�erimentation est
fortement souhaitable et les m�ecanismes o�erts par DIVA sont d'une extrême
utilit�e.

Perspectives

Le pr�esent travail de recherche ouvre un grand nombre de perspectives. La
premi�ere et la plus imm�ediate est la migration de DIVA vers une machine sur la-
quelle le noyau ParX s'ex�ecute. Cette migration permettra d'e�ectuer des mesures
r�eelles des performances des m�ecanismes o�erts par notre syst�eme. Les mesures
obtenues dans l'actuelle version de DIVA sont domin�ees par des coûts introduits
par le support d'ex�ecution choisi, en l'occurrence le syst�eme Mach.

Il nous faut dans une prochaine �etape r�ealiser des �evaluations sur un ensemble
signi�catif et vari�e d'applications r�eelles avec un grand degr�e de parall�elisme. Il
est aussi n�ecessaire d'�evaluer �a fond le comportement des m�ecanismes propos�es
pour le remplacement et le pr�echargement des pages par rapport aux di��erents
mod�eles de coh�erence de la m�emoire.

En ce qui concerne l'�evolution de DIVA, il faut �etudier la possibilit�e d'im-
planter un m�ecanisme de gestion de mod�eles de coh�erence �a deux niveaux. Dans
sa pr�esente version, DIVA ne traite qu'un niveau de d�e�nition. Deux implanta-
tions di��erentes d'un même mod�ele sont d�e�nies comme deux mod�eles di��erents.



182 7. Conclusion et Perspectives

Une implantation �a deux niveaux permettrait une r�eduction consid�erable de l'ef-
fort de programmation n�ecessaire pour r�ealiser des nouvelles implantations d'un
même mod�ele de coh�erence �a DIVA.

Un autre axe de recherche est celui de la conversion automatique entre la
sp�eci�cation du mod�ele de coh�erence de la m�emoire et les m�ethodes de description
de mod�eles accept�ees par DIVA. Bien qu'une telle conversion semble improbable,
nous croyons qu'il est fort possible de r�ealiser une conversion semi-automatique
o�u une grande partie de la conversion des restrictions en m�ethodes de coh�erence
soit r�ealis�ee automatiquement. L'utilisateur serait alors responsable de compl�eter
quelques d�etails sp�eci�ques �a son mod�ele qui n'ont pas �et�e trait�es.

Les outils d'analyse des performances des applications parall�eles peuvent aussi
utiliser les m�ecanismes propos�es par notre syst�eme pour �evaluer le comportement
d'une application ex�ecut�ee sur plusieurs mod�eles de coh�erence. Ce type d'analyse
peut s�eparer les probl�emes de performance qui sont inh�erents �a l'application et
ceux qui sont caus�es par une association mauvaise entre application parall�ele et
mod�ele de coh�erence.
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Annexe A

Etude de cas: la coh�erence

s�equentielle

L'objectif de ce paragraphe est d'illustrer sur un exemple comment un mod�ele
de coh�erence de la m�emoire peut être int�egr�e �a notre syst�eme. Nous avons choisi
d'�etudier la coh�erence s�equentielle �a cause de sa relative simplicit�e d'implantation.

Le mod�ele de coh�erence s�equentielle (SC) a �et�e d�e�ni dans le chapitre 2.2.
Dans [SD87], Scheurich et Dubois ont donn�e une condition su�sante pour l'im-
plantation correcte de ce mod�ele. Cette condition est satisfaite si tous les proces-
seurs initient les acc�es �a la m�emoire partag�ee selon l'ordre du programme et une
op�eration n'est initi�ee que quand l'op�eration pr�ec�edente est termin�ee.

Pour l'implantation de la coh�erence s�equentielle, nous utilisons un protocole
MRSW d'invalidation.

Les ensembles O et P d�e�nis sont:

O = fr; wg et P = fmethode r;methode wg

Les principales structures de donn�ees manipul�ees par les protocoles sont:

1. Table de page - plus sp�eci�quement, les champs manipul�es sont l'�etat de
la page et son <copyset>.

2. Liste des pages en d�efaut - cette liste contient les pages qui ont subi un
d�efaut de page dont le traitement est en cours.

3. Liste d'op�erations inachev�ees - la page pour laquelle une requête de
chargement a �et�e envoy�ee (CHARGE PAGE SC) est stock�ee dans cette
liste pour son gestionnaire jusqu�a la �n de l'op�eration de chargement.
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Les m�ethodes associ�ees aux d�efauts de page en lecture et �ecriture sont d�ecrits
dans les paragraphes qui suivent.

methode r L'ex�ecution de la methode r est initi�ee �a la suite d'un d�efaut de
page en lecture pour la page p. La proc�edure lecture sc() est ex�ecut�ee sur le
processeur qui a subi le d�efaut de page. Les messages �echang�es par le proto-
cole sont au nombre de six: CHARGE PAGE R SC, ACK PAGE SC, PAGE SC,
SEND PROT PAGE SC, CHARGE PAGE DISK SC, SEND PAGE SC.

Les messages �echang�es lors de l'ex�ecution du protocole sont montr�es sur la
�gure A.1.

Diva

DivaDiva

Noyau Noyau

Noyau

application

SEND_PAGE_SC

SEND_PROT_PAGE_SC

Noeud gestionnaire

Noeud en defaut Noeud qui detient 
une copie de la page

PAGE_SC

PAGE_SC

CHARGE_PAGE_DISK_SC

CHARGE_PAGE_R_SC

ACK_PAGE_SC

Fig. A.1 { Le protocole de lecture sur la coh�erence s�equentielle

Nous d�ecrivons ci-dessous, de mani�ere simpli��ee, les actions prises par la pro-
c�edure lecture sc() et pour la r�eception des messages associ�es.

lecture sc()
� obtient le num�ero de la page qui a caus�ee le d�efaut;
� envoie le message CHARGE PAGE R SC au gestionnaire de la page;
� l'application reste bloqu�ee en attendant la page;
� le num�ero de la page est mis dans une liste de pages en d�efaut;
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Les actions prises lors de la r�eception d'un message du protocole sont:

CHARGE PAGE R SC:
* message re�cu par le gestionnaire de la page

� case etat(page)

- FREE:
- la valeur READ est a�ect�ee �a l'�etat de la page;
- le processeur qui a envoy�e le message est additionn�e au copyset de la page;
- le message CHARGE PAGE DISQUE SC est envoy�e au disque;

- READ:
- la valeur MREAD est a�ect�ee �a l'�etat de la page;

- MREAD:
- le processeur qui a envoy�e le message est additionn�e au copyset de la page;
- le message SEND PAGE SC est envoy�e �a un processeur du copyset(page);
- le processeur demandeur est additonn�e au copyset de la page;

- WRITE:
- la valeur MREAD est a�ect�ee �a l'�etat de la page;
- le message SEND PROT PAGE SC est envoy�e �a un processeur du copyset(page);
- le processeur demandeur est additonn�e au copyset de la page;

� la page est mise dans une �le d'op�erations inachev�ees.

SEND PAGE SC:
* message re�cu par un noeud qui d�etient une copie de la page.

� la page est envoy�ee au noeud demandeur;

SEND PROT PAGE SC:
* message re�cu par un noeud qui d�etient une copie de la page.

� la page est prot�eg�ee contre l'�ecriture;
� la page est envoy�ee au noeud demandeur;

ACK PAGE SC:
* message re�cu par le gestionnaire.

� la page est r�etir�ee de la �le d'op�erations inachev�ees;

PAGE SC:
* message re�cu par le noeud en d�efaut.

� d�es que la page arrive au noeud demandeur, elle est rendue au noyau;
� la page est r�etir�ee de la liste de pages en d�efaut;
� le message ACK PAGE SC est envoy�e au gestionnaire;

CHARGE PAGE DISQUE SC:
* message re�cu par le syst�eme d'entr�ee/sortie

� la page est envoy�ee du disque au noeud qui a g�en�er�e le d�efaut;
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methode w L'ex�ecution de la methode w est initi�ee �a la suite d'un d�efaut
de page en �ecriture pour la page p. La proc�edure ecriture sc() est ex�ecu-
t�ee sur le processeur qui a subi le d�efaut de page. Les messages �echang�es par
le protocole sont au nombre de sept: CHARGE PAGE W SC, INV PAGE SC,
INV SEND PAGE SC, ACK INV SC, ACK PAGE SC, PAGE SC
CHARGE PAGE DISK SC.

Les messages �echang�es lors de l'ex�ecution de la m�ethode sont montr�es sur la
�gure A.2.

Diva

DivaDiva

Noyau Noyau

Noyau

application
Noeud gestionnaire

Noeud en défaut Noeud qui detient 
une copie de la page

PAGE_SC

INV_PAGE_SC

SEND_INV_PAGE_SC

ACK_INV_SC

PAGE_SC

CHARGE_PAGE_DISQUE_SC

ACK_PAGE_SC

CHARGE_PAGE_W_SC

Fig. A.2 { Le protocole d'�ecriture sur la coh�erence s�equentielle

Nous d�ecrivons ci-dessous, de mani�ere simpli��ee, les actions prises par la pro-
c�edure ecriture sc() et pour la r�eception des messages associ�es.

ecriture sc()
� obtient le num�ero de la page qui a caus�ee le d�efaut;
� envoie le message CHARGE PAGE W SC au gestionnaire de la page;
� reste bloqu�e en attendant la page;
� le num�ero de la page est mis dans une liste de pages en d�efaut;
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Les actions prises lors de la r�eception d'un message du protocole sont:

CHARGE PAGE W SC:
*message re�cu par le gestionnaire.

� case etat(page)

- FREE:
- la valeur WRITE est a�ect�ee �a l'�etat de la page;
- le processeur qui a envoy�e le message est additionn�e au copyset de la page;
- le message CHARGE PAGE DISQUE SC est envoy�e au disque;

- READ:
- MREAD:
- WRITE:
- envoie le message SEND INV PAGE SC �a un processeur qui d�etient la page;
- a tous les autres processeurs de copyset(page) envoie le message INV PAGE SC;
- attend l'acquittement de tous ces messages (ACK INV SC);
- la valeur WRITE est a�ect�ee �a l'�etat de la page;
- le processeur demandeur est additonn�e au copyset de la page;

� la page est mise dans une �le d'op�erations inachev�ees.

SEND INV PAGE SC:
*message re�cu par un noeud qui d�etient une copie de la page.

� la page est envoy�ee au noeud demandeur �a travers le message PAGE SC;
� la copie locale de la page est invalid�ee;
� le message ACK INV SC est envoy�e au gestionnaire;

INV PAGE SC:
*message re�cu par un noeud qui d�etient une copie de la page.

� la copie locale de la page est invalid�ee;
� le message ACK INV SC est envoy�e au gestionnaire;

ACK INV SC:
*message re�cu par le gestionnaire.

� le processeur qui a envoy�e le message est r�etir�e du copyset de la page;

Les messages PAGE SC, CHARGE PAGE DISQUE SC et ACK PAGE SC se com-
portent exactement comme dans le cas de d�efaut de page en �ecriture.

Le �chier de con�guration utilis�e pour l'int�egration de la coh�erence s�equen-
tielle �a DIVA est montr�e dans la �gure A.3.
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#

   ---procedure---

   ---procedure---

----procedure---

----procedure---
PAGE_SC:
----procedure---

CHARGE_PAGE_W_SC:

SEND_INV_PAGE_SC:

INV_PAGE_SC:

ACK_INV_SC:

----procedure---

CHARGE_PAGE_DISQUE_SC:
----procedure---

ACK_PAGE_SC:

Code DIVA

case(modele)

defaut_ecriture:

case(modele)

defaut_lecture:

receive_msg()
{

Code DIVA

1

2

Fichier de configuration

modele SC

r, w

3
r:
lecture_sc()

w:
ecriture_sc()

   ---procedure---

   ---procedure---

CHARGE_PAGE_R_SC:

SEND_PAGE_SC:

SEND_PROT_PAGE_SC:
----procedure---
ACK_PAGE_SC:
----procedure---
PAGE_SC:
----procedure---
CHARGE_PAGE_DISQUE_SC:
----procedure---

SC:

SC:

}

#

Fig. A.3 { L'implantation de la coh�erence s�equentielle
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