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Présentation de la theése 1

Présentation de la these

Le parallélisme est né d’une idée tres simple: si diverses parties d’un algo-
rithme sont indépendantes et si on dispose de plusieurs unités de traitement,
alors ces parties peuvent étre exécutées simultanément sur les diverses unités.

Des le début de 'informatique, les concepteurs d’ordinateurs ont eu cette idée,
mais les contraintes matérielles de I’époque ne leur permettaient pas de ’exploi-
ter. Dans les années 80, le développement de nouvelles technologies ont permis
de construire les premieres machines multiprocesseurs vraiment utilisables. Deux
types de machines sont apparus, que l'on distingue suivant 'organisation de la
mémoire : partagée ou distribuée. L’alternative mémoire distribuée est sans au-
cun doute le meilleur compromis performance/prix et permet d’envisager de tres
grands nombres de processeurs. Sur ce type d’architecture, chaque processeur
dispose de son propre code et de ses propres données. Les échanges de données
entre les processeurs se font par envoi de messages sur le réseau d’interconnexion
qui relie les processeurs.

Les algorithmes paralleles peuvent étre alors décomposés en une succession de
phases de calcul et de phases de communication. Mais les phases de communica-
tion sont généralement tres cotiteuses, et empéchent les utilisateurs d’obtenir les
puissances de créte des machines. Afin de réduire les temps d’exécutions, il est
donc important de disposer de procédures de communications efficaces. Toutefois,
la réalisation de telles bibliotheques est tres liée a ’architecture du réseau d’in-
terconnexion et aux modes de communication utilisés pour réaliser ces échanges.

Dans le méme temps, de nombreuses bibliotheques de calcul se sont dévelop-
pées augmentant encore les performances des phases de calculs. Afin de ne pas
réduire a néant les performances obtenues par les noyaux de calcul, en gardant
des temps d’attente de données trop prohibitifs, une bonne solution est d’anti-
ciper les mouvements de données afin de recouvrir les communications par du
calcul.

Le but de cette these est donc d’abord d’étudier les schémas de communi-
cation les plus utilisés, et plus particulierement la diffusion, pour en proposer
des implémentations efficaces sur des machines paralleles dont le réseau d’inter-
connexion est une grille torique. Nous nous intéressons ensuite au probleme du
recouvrement calcul/communication sur 'exemple du produit matrice-vecteur.
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Enfin nous abordons ’extension a d’autres modeles de communication corres-
pondant aux machines actuelles.

Les deux premiers chapitres sont des syntheses sur les machines paralleles
actuelles, et sur les protocoles de communication utilisés dans ces machines. Ils
sont largement inspirés des textes écrits en collaboration avec Michel Syska, pour
I’école d’été RUMEUR (1992) et complété pour le livre [3].

Plus précisément, le premier chapitre a pour but de présenter les orientations
prises en matiere d’architecture parallele, et de les justifier. Les limites technolo-
giques des circuits VLSI, les contraintes de fabrication et de cotit ont obligé les
constructeurs de machines paralleles a faire des choix entre mémoire partagée et
mémoire distribuée, ou encore dans leurs réseaux d’interconnexion. Nous faisons
ressortir ces choix dans la présentation des processeurs et des machines paralleles
qui sont commercialisés a ce jour. Il en ressort que les machines a mémoire dis-
tribuée de type MIMD semblent étre la solution offrant le meilleur compromis
cout /puissance et que les réseaux d’interconnexion multi-étages semblent étre
une solution d’avenir. Désormais les grands constructeurs ont pour objectif de
construire des machines capables d’effectuer mille milliards d’opérations par se-
conde (le TeraFlops).

Dans le deuxieme chapitre, nous présentons les différents protocoles de com-
munication utilisés dans les machines paralleles ainsi que leur modélisation. Si il
y a encore deux ans la commutation de message store and forward était utilisée
dans la majorité des machines, de nos jours ce sont la commutation de circuit
et le routage wormhole qui se retrouvent le plus fréquemment. En wormhole les
messages traversent les processeurs intermédiaires sans y étre stockés comme en
commutation de message, d’ou la nécessité de modéliser différemment le temps
d’une communication. Lorsqu’on réalise des communications entre deux ou plu-
sieurs processeurs il faut aussi tenir compte de la topologie du réseau d’intercon-
nexion. En effet, chaque réseau possede ses propres parametres comme le degré,
le diametre etc.

Dans le chapitre trois nous présentons les principaux schémas de communica-
tions globales et nous montrons sur deux exemples la nécessité de tels schémas. En
effet, pour paralléliser une application numérique, une bonne démarche consiste
a répartir ses données initiales, identifier les procédures de calculs locaux et effec-
tuer les rencontres entre les données en utilisant des schémas de communication.

Le chapitre quatre est consacré a I’étude de la diffusion dans les grilles toriques
dans le mode commutation de message. Pour cela on utilise une modélisation
temps linéaire du cout des communications. La premiere partie de ce chapitre
traite le cas de la diffusion sous I'hypothese de liens full-duplex. Ce probleme
est résolu en construisant des arbres de recouvrement a arcs disjoints. Pour les
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grilles toriques carrées, nous présentons une nouvelle famille de quatre arbres de
recouvrement a arcs disjoints dont la profondeur est minimale. Ce résultat a fait
I'objet d’un article [6]. Ces arbres étant arcs disjoints, ils permettent d’obtenir
une diffusion pipeline en temps optimal. Nous généralisons ensuite ce résultat au
cas des grilles toriques rectangulaires. Dans la deuxieme partie de ce chapitre nous
étendons notre étude au cas des grilles torique possédant des liens half-duplex.
Nous montrons que pour ce type de grilles il existe deux arbres de recouvrement
disjoints de profondeur minimale qui pourront étre utilisés pour effectuer des
diffusions. Ceci fait 'objet de Iarticle [1].

Dans le chapitre cing, nous présentons I’ensemble des schémas de communica-
tion globales dans la grille torique. Cette étude permet de présenter les meilleurs
algorithmes connus pour chaque schéma. Les communications étant tres couteuses
par rapport aux calculs, il est nécessaire de disposer de schémas de communica-
tions efficaces. Pour chaque schéma nous présentons ’algorithme avant d’en cal-
culer le temps d’exécution. Ces résultats de synthese ont été présentés au cours
des <« Rencontres sur le Parallélisme ». [3]

Lors des études théoriques nous supposons que les processeurs peuvent com-
muniquer simultanément avec plusieurs voisins, ce qui est vrai sur la plupart des
machines paralleles. Mais la théorie ne tient pas compte du fait que le cout des
communications dépend du nombre de communications réalisées simultanément.
Dans le chapitre six nous mettons en évidence ce phénomene et nous proposons
une nouvelle modélisation des communications a partir d’'une machine MegaNode.
Nous appliquons ce nouveau modele a la diffusion sur la grille torique et nous
montrons que les résultats expérimentaux confirment les résultats théoriques. De
plus comme cette machine est configurable, nous comparons les diffusions sur
différentes topologies et nous en déduisons la meilleure topologie en fonction de
la taille du message. Ces résultats font 'objet d’un article [4].

Le chapitre sept est consacré a I’étude du recouvrement des communications
par du calcul. En effet on constate les processeurs restent souvent inoccupés a
attendre des données, d’ou I'idée lorsque cela est possible, d’anticiper les com-
munications, en pipelinant I’envoi de petits messages. Toutefois la taille des mes-
sages a envoyer n’est pas facile a calculer. Elle dépend de la taille du probleme,
du nombre de processeurs dans le réseau, du cout d’une opération arithmétique
et du colt d’'une communication. Ceci est illustré par I’étude du produit matrice-
vecteur sur un anneau de processeurs. L’article correspondant a ce résultat est
soumis a publication [2].

Avant de conclure et de dégager les perspectives de ce travail, nous proposons,
dans le chapitre huit, une étude du schéma d’échange total sur la grille torique
en mode commutation de circuit. [’algorithme est inspiré du découpage récursif
de la grille torique. Il permet d’obtenir un nombre d’étapes plus faible que les
algorithmes traditionnels en store and forward, ce qui est intéressant lorsque
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le start-up est prépondérant dans I’envoi d’un message. De plus cet algorithme
fournit de bon résultat avec des messages de petites tailles.
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Chapitre 1

Des circuits VLSI aux machines
paralleles

1.1 Introduction

Le but de ce chapitre est de présenter de maniere systématique la technologie
et les techniques mises en ceuvre dans les machines paralleles. Mais aussi de
montrer combien il est nécessaire d’étudier les échanges de données et fournir
des algorithmes de communication et de routage efficaces, vue la complexité de
ces machines et le colt élevé de celles-ci par rapport au cout des calculs. En
effet, "'augmentation constante de la demande de puissance de calcul a donné
lieu lors de la derniere décennie au développement des ordinateurs paralleles.
Dans ces machines paralleles, les constructeurs utilisent des processeurs qui sont
de plus en plus puissants (c’est-a-dire qui calculent de plus en plus rapidement)
et en plus grand nombre. Or la puissance de ces processeurs a augmenté plus
vite que le débit des liens de communication, ce qui nécessite des algorithmes
de communication efficaces afin de réduire les temps d’attente des processeurs.
Ce chapitre est extrait du 'ouvrage collectif communications dans les réseaux de
processeurs [24].

Apres un rappel sur les limites technologiques de la conception de circuits
intégrés, ainsi qu’une description des parametres permettant de comparer et de
classifier les machines paralleles, nous présenterons les principaux processeurs
du moment, ainsi que les principales machines existantes et leurs différents ré-
seaux d’interconnexion. Malgré la difficulté de prédire a long terme les réseaux
et les technologies qui seront utilisés dans les futures machines paralleles, nous
conclurons ce chapitre par les grandes lignes qui se dessinent pour les prochaines
années.
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1.2 Limites technologiques des VLSI

Les machines paralleles sont construites dans ’espace a trois dimensions, ce
qui implique, pour les réseaux multidimensionnels comme les hypercubes, d’étre
plongés dans ces trois dimensions physiques. On distingue également plusieurs ni-
veaux d’'intégration des composants, ou pour certains niveaux, comme les circuits
intégrés, seulement deux dimensions sont possibles (avec éventuellement plusieurs
couches pour relacher cette contrainte). Ainsi, la meilleure facon d’interconnecter
entre eux des processeurs, dépend non seulement de lois mathématiques, mais
aussi de contraintes dues aux procédés de fabrication disponibles.

1.2.1 Circuits intégrés

Les noeuds d’un réseau (processeurs ou organes de routage) sont réalisés en
technologie VLSI (Very Large Scale Integration: technologie de construction de
circuits intégrés [36, 61, 72]), et doivent respecter les contraintes de I'intégration
en deux dimensions (planaire).

Un circuit intégré est en fait un graphe de connexions entre des composants
élémentaires (transistors, amplificateurs opérationnels, diodes, résistances, etc.)
gravés dans une plaquette de silicium. Certains types de circuit (circuits logiques)
permettent de réaliser des fonctions booléennes. Un circuit intégré est appelé
communément puce. Ces puces sont plus ou moins complexes suivant 1'usage
qu’il en est fait, ainsi on les retrouve aussi bien dans les cartes téléphoniques
qu’au cceur méme des ordinateurs.

Pour fonctionner, une puce a besoin d’étre alimentée en courant et en don-
nées. De plus, s1l s’agit d’un processeur, il faut le connecter a une mémoire, ce
qui nécessite beaucoup de liens depuis la puce. Or, celle-ci mesure de 'ordre d’un
centimetre carré, d’ou une impossibilité technique de la connecter sur une carte
(circuit imprimé sur lequel on met des circuits intégrés) qui mesure de l'ordre de
la centaine de centimetres carrés. Pour réaliser la connexion entre ces deux élé-
ments d’échelles différentes, on fixe la puce sur un module (boitier) en céramique
disposant de pattes qui relient le module en céramique a la carte.

La figure 1.1 montre les trois niveaux < d’encapsulage > : la puce, le module
et la carte [6].

Module en céramique

Pattes /
'7

Carte
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Fia. 1.1 : Différents nweauz d’encapsulage en VLSI

Un neeud peut étre constitué de plusieurs modules assemblés sur une méme
carte. On doit noter qu’il peut y avoir (rarement) plusieurs neeuds par puce; on
parle alors de Multi-Chip Module. Certaines technologies, comme la Wafer Scale
Integration, rentrent aussi dans ce concept (sur une méme tranche de silicium, on
imprime un grand nombre de circuits identiques, qui peuvent communiquer avec
leurs voisins. Ce nombre est limité par I’épaisseur des substrats réalisables).

Le réseau des noeuds doit lui aussi étre con¢u sur une surface a deux dimen-
sions au niveau des cartes sur lesquelles sont posés les modules.

De nombreux articles ont été publiés sur le probleme de la conception des
circuits intégrés (graphe des connexions entre les cellules élémentaires [67]) sur
une surface a deux dimensions la plus petite possible. Plus le dessin du circuit
est compact, plus le délai écoulé entre I’entrée et la sortie des données (temps
de calcul du circuit) est court. Ainsi, un graphe tres complexe, qui nécessite une
surface plus grande, peut s’avérer moins efficace qu'un graphe de calcul plus
simple que 'on sait concevoir sur une surface plus petite. Un circuit de taille
réduite consomme moins de puissance électrique, accepte une fréquence d’horloge
plus élevée, est plus fiable, occupe moins de volume et pese moins lourd. De plus,
le cotit de fabrication diminue avec la taille! Ces considérations s’appliquent aux
réseaux de processeurs des machines que nous présentons dans ce chapitre.

On peut consulter les articles de Valiant [78], Karchmer [52], Lengauer [57]
pour une introduction a ces problemes et pour des références completes sur la

théorie des VLSI.

1.2.2 Contraintes sur le nombre de liens

Il se pose également le probleme de la connexion de ces puces entre elles. Fn
effet, pour construire une machine parallele on ne peut pas relier les processeurs
comme on veut. Des contraintes physiques et matérielles nous empéchent de relier
autant de processeurs que 1’on veut a un seul, comme nous allons le voir mainte-
nant.

Les puces comportent aujourd’hui environ trois millions de transistors dispo-
sés sur un peu plus d’un centimetre carré, alors que le nombre de pattes issues
du module est beaucoup plus faible (par exemple, égal a 208 sur le T9000 d’In-
mos). La plupart des processeurs sont destinés a équiper des stations de travail
et les ordinateurs personnels, et n’offrent pas de gestion interne (on chip) des
communications, le cout étant prohibitif. C’est le nombre de liens (de pattes)
que l'on peut tirer d’'un module et non les terminaisons (liens) de la puce qui
limite I'interconnexion des VLSI, a cause de la différence d’échelle entre ces deux
niveaux [75, p. 141]. Comme la surface des circuits doit étre minimisée pour les
raisons évoquées ci-dessus, la portion réservée aux communications externes ne
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peut étre augmentée sans entrainer des pertes de performances globales du circuit.
Un transistor de technologie MOS (Metal Oxyde Semiconductor) peut changer
d’état en 0,10 ns, mais si 'on ajoute quelques centaines de microns sur sa ligne
de connexion, ce délai est augmenté de plusieurs nanosecondes [69]!

De plus, la différence d’échelle entre puce et carte impose aussi I’amplification
des signaux qui doivent sortir de la puce: le délai di a cette amplification est du
méme ordre qu’une période de I'horloge interne du circuit [76].

Parmi ces pattes en nombre limité, une grande partie est réservée a la con-
nexion avec la mémoire externe du processeur et une autre partie a la transmission
des signaux utiles au systeme et a la synchronisation des processeurs entre eux.

Il reste donc un nombre tres limité de pattes pour réaliser les liens de com-
munication entre processeurs [19]. Ceci explique en partie la préférence pour les
liens < série >, ou 'on transmet une suite de bits sur une patte, aux liens paral-
leles ou l'on transmet des mots, mais sur un nombre de pattes égal a la taille du
mot (sans compter les signaux de controle de la transmission : parité, accusé de
réception, ...).

Il faut aussi trouver un équilibre entre le nombre de liens par noeud et la largeur
(bande passante unitaire) de ces liens. La bande passante d’un lien correspond
au nombre maximum d’octets transitant sur ce lien par unité de temps, ou par
cycle d’horloge.

De facon plus concrete, vaut-il mieux construire une machine avec un réseau
en hypercube et des liens d’un bit de large ou bien une machine avec un réseau
en grille, et donc un diametre (distance maximale entre deux nceuds quelconques
du réseau) plus grand, mais avec des liens de 16 bits de large?

Des études menées par Dally [22] montrent que sous certaines hypotheses, les
réseaux en grille de faibles dimensions sont plus performants que les hypercubes
pour un méme nombre de processeurs. Pour cette comparaison, Dally normalise
la taille des canaux de communication par rapport a la bissection (nombre mi-
nimum de liens qu’il faut couper pour partager le réseau en deux parties ayant
le méme nombre de nceuds) du réseau considéré. Il montre que, pour 256 pro-
cesseurs, la grille a deux dimensions est optimale. Cependant, cette étude porte
sur les grilles multidimensionnelles (k-ary-n-cubes) et ne prend pas en compte
des réseaux moins courants comme les réseaux de De Bruijn ou les réseaux cube-
connected-cycles, qui offrent pourtant un faible diametre pour un degré (nombre
de liens) constant.

Si 'on augmente considérablement le nombre de processeurs, le diametre ré-
sultant va augmenter de facon défavorable dans le cas des grilles. Par exemple,
pour un peu plus d’un million de processeurs (22°) et un nombre de liens par pro-
cesseur égal a 4, il faut traverser au plus 20 nceuds dans un De Bruijn B(2,20),
et 2048 dans une grille carrée 1024 x 1024 pour joindre deux neeuds quelconques!

Certains travaux récents ([15, 14, 73]) ont montré que la réalisation d’un réseau
de processeurs avec une topologie de De Bruijn était possible. Un décodeur de
codes de Viterbi a été réalisé dans le cadre de la mission Galileo pour la NASA.
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Le réseau utilisé est un graphe de De Bruijn B(2,13) dont chaque nceud est un
circuit arithmétique élémentaire du décodeur. Dans une réalisation plus générale,
un neeud pourrait étre un vrai processeur de calcul. D’ailleurs, on a affaire ici
plus a une véritable machine MIMD qu’a un simple décodeur, car chaque circuit
possede sa propre horloge et sa propre mémoire. La construction est modulaire, et
est composée de 16 cartes. Chaque carte comporte 16 puces, une puce implantant
32 < papillons > (opérations élémentaires). Il suffirait de dupliquer les cartes pour
obtenir un réseau plus grand. Pour ce qui est des connexions, 56 % sont internes
(entre < papillons > de la méme puce), 17 % sont sur une méme carte (entre des
puces reposant sur la méme carte) et 27 % sont entre des cartes différentes. Si le
réseau était une grille, on aurait de facon équivalente des valeurs de 82 %, 14 %
et 4 %, qui sont meilleures dans 1’absolu, mais pour décoder des données sur une
grille, il y aurait beaucoup plus d’échanges de données. Dans les deux cas, on a
le méme degré pour les nceuds (nombre de liens).

Quoi qu’il en soit, les réseaux de faible degré semblent étre les meilleurs candi-
dats pour interconnecter un tres grand nombre de processeurs dans une machine
parallele.

1.2.3 Densité du réseau et bande passante globale

Pour comparer lefficacité des réseaux, il faut également tenir compte de la
longueur des liens requise par leur implantation physique. Cette longueur inter-
vient dans le délai de transmission d’un message entre deux nceuds voisins du
réseau.

Pour des liens <« tres courts > on considere que le délai est constant ; si le lien
est simplement < court », le délai est une fonction logarithmique de la longueur;
s’il est«long >, le délai devient une fonction linéaire de cette longueur. Les notions
de «tres court », < court > et «long> dépendent de la technologie [21].

Les colits de communication dépendent aussi de la densité des liens du réseau.
Une mesure de cette densité des liens est donnée par une analyse a bissection
constante [75, p. 143].

1.3 Nécessité d’une mémoire distribuée

Plus la mémoire est grande, plus le délai moyen d’acces aux données est im-
portant. La technique employée pour diminuer ce temps d’acces est basée sur
I'utilisation de caches (un cache est une mémoire intermédiaire a acces tres ra-
pide et de faible taille, qui est placée entre le processeur et la mémoire. On parle
aussi d’antémémoire) encapsulés avec le CPU (unité de traitement ou Central
Processing Unit) dans la méme puce. Cela est rendu possible par I'intégration
d’un plus grand nombre de transistors dans les puces. Parfois, on utilise plu-
sieurs niveaux de caches entre le processeur et la mémoire [44]. Cependant, la
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taille adressable directement par un processeur reste faible si ’on veut garder un
temps de cycle réduit. Cela implique 'utilisation d’'une mémoire distribuée.

1.3.1 Les machines paralleles & mémoire distribuée

L’utilisation ou non de ce concept dans les machines paralleles a coupé les
machines paralleles en deux familles: les machines a mémoire distribuée et les
machines a mémoire partagée. Sur les machines a mémoire partagée, les pro-
cesseurs accedent tous a une mémoire commune, par l'intermédiaire du réseau
d’interconnexion qui gere les acces concurrents a la mémoire. Au contraire, sur
les machines a mémoire distribuée, chaque processeur possede sa propre mémoire,
les échanges de données entre processeurs s’effectuant par échange de messages
sur le réseau d’interconnexion.

Aujourd’hui, en raison des cotts trop élevés et de la complexité de réalisa-
tion des mémoires partagées, (il est tres difficile de gérer une mémoire partagée a
laquelle pourraient accéder plusieurs dizaines de processeurs), de nombreux cons-
tructeurs ont opté pour le < distribué ». Notons que ce choix pourrait étre remis
en cause en raison d’évolutions technologiques, mais semble le plus a méme, pour
I’heure, de répondre au défi que représente une vitesse de calcul du TeraFlop.

1.3.2 Modélisation d’un noeud

Les ordinateurs paralleles sont composés de plusieurs unités de calcul dupli-
quées pouvant participer a plusieurs applications différentes. De fait, les unités de
calcul ne sont pas les seules a étre dupliquées, toutes les autres unités nécessaires
au fonctionnement d’un processeur peuvent I’étre également. Nous appellerons
neeud, tout ensemble d’unités (processeurs, registres, horloges, mémoire locale,
etc.) qui est dupliqué au sein de la machine.

Les échanges de données entre les nceuds s’effectuent en utilisant les liens
d’un réseau d’interconnexion, cela nécessite de trouver sur chacun des noeuds un
ensemble d’unités nécessaires aux communications.

Un nceud pourra donc étre constitué des éléments suivants:

— unité de calcul scalaire;

— unité de calcul flottant (parfois vectorielles);
— unité de controle (séquenceur, etc.);

— mémoire locale ;

— horloge interne;

— liens de communication ;

— unités de gestion des messages, etc.
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Aujourd’hui il existe des neeuds encore plus complexes, intégrant des mémoires
caches et un analyseur de performances. Celui-ci enregistre certains événements
qui se déroulent sur le nceud (acces mémoire, communications, etc.). Ceci permet
de visualiser sur un écran le déroulement du programme en chaque nceud du
réseau. Les mémoires caches de données et d’instructions sont des organes de
mémoire a acces tres rapide, mais de faible capacité, dans lesquels sont stockées
des informations tres souvent utilisées ou que 'on va utiliser immédiatement. Ils
servent de tampons entre la mémoire principale d’acces plus lent et le processeur
plus rapide. Sans ces caches il faudrait attendre plusieurs cycles pour charger les
données dans les registres du processeur.

Voici un exemple de type de nceud que 'on peut trouver sur les machines
paralleles a mémoire distribuée.

Unité arithmétique et logique
et
Unité flottante
Service de
N routeur
systeme
o .
R= Horloge canal 0 lien 0
e}
E - |
= Cache de 9 canal 1 lien 1
données o
et g :
instructions 8 .
S .
canal n len n
Interface
avec la Analyseur de
mémoire
performances

Fia. 1.2 : Synopsis de neud.

Par abus de langage, on assimile un neeud a un processeur, surtout lors de
la description des algorithmes sur ces machines. Cependant un neeud peut com-
porter plusieurs processeurs (ces processeurs communiquant via leur mémoire
commune, par exemple la Concerto et le Cray T3D), ou encore en simuler un
grand nombre, on parle alors de processeurs virtuels.
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1.3.3 Les différents types de réseaux

Pour réaliser les communications entre les nceuds, il existe deux types de
réseaux :

— Point-a-point : chaque nceud peut communiquer directement avec ses voi-
sins (qui sont les neceuds avec lesquels il est physiquement relié). Pour com-
muniquer avec des nceuds a une distance supérieure, le message doit passer
par une série de nceuds intermédiaires.

— Multi-étages: ces réseaux sont constitués de nceuds tels que ceux décrits
ci-dessus, et d’unités dédiées aux communications. Ces dernieres sont gé-
néralement des commutateurs (switches). Elles servent soit a acheminer les
messages entre les unités de calculs dans les machines a mémoire distribués,
soit a acheminer les messages entre les unités de calculs et la mémoire dans
les machines a mémoire partagée.

Il existe d’autres types de réseaux. En particulier, les réseaux configurables,
ou la topologie n’est pas figée et peut étre définie en fonction de I'application
par 'utilisateur. Si de plus, cette topologie est modifiable en cours d’exécution
du programme, elle est dite reconfigurable. Dans les deux cas, une fois la machine
configurée, elle se comporte comme une architecture point-a-point. Les temps
de configuration restant encore élevés, ce type de machine n’a pas été retenu
actuellement pour la conception de machines massivement paralleles.

1.4 Architectures des processeurs

Le temps moyen d’exécution T d’un programme sur un processeur est donné
par: NI x NC x TC [37], ou NI est le nombre d’instructions machine qui cons-
tituent le programme, NC' le nombre de cycles d’horloge nécessaires en moyenne
pour exécuter une instruction, et T'C' le temps de cycle de I’horloge du processeur.

Lors de la conception d’une architecture, on vise a minimiser cette fonction.
Les types d’architectures les plus employées dans les processeurs actuels sont :
RISC, pipeline, superpipeline, superscalaire et VLIW. Nous donnons dans la suite
les caractéristiques principales de ces divers types d’architectures.

— RISC: les années 80 ont vu 'apparition des architectures RISC (Reduced
Instruction Set Computer) [37]. L’objectif de ces architectures est de pou-
voir exécuter une instruction par cycle (NC = 1). Dans les architectures
de la génération précédente (CISC: Complex Instruction Set Computer),
le jeu d’instructions proposé était tres étendu, et ceci avait au moins deux
conséquences :

— les compilateurs avaient des problemes pour exploiter au mieux ce jeu
d’instructions (90 % du temps était consacré a 'utilisation d’un en-
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semble d’instructions représentant seulement 10 % du jeu total d’ins-
tructions).

— la partie controle du processeur était microprogrammeée, et utilisait
une surface importante du composant (60 % dans le cas du 68000 de
Motorola).

Au contraire, le RISC a un jeu d’instructions plus réduit, ce qui permet
un controle cablé plus rapide (cela consiste en un automate a nombre
fini d’états), et la surface ainsi libérée permet d’implanter des caches plus
grands. De plus, les modes d’adressage plus simples (du type registre a
registre au lieu de registre a mémoire) autorisent I'implantation de pipe-
lines d’instructions.

— Pipeline: le principe consiste a décomposer les instructions en n phases
de longueur égale & un cycle [53]. Ainsi, on peut exécuter n instructions
simultanément. Pendant un cycle d’horloge, la phase k£ de l'instruction ¢
est exécutée en méme temps que la phase & — 1 de l'instruction ¢ + 1, ...
Par exemple, dans le cas du processeur MicroSparc de Sun, ces phases sont,
pour une instruction simple (en un cycle):

1. lecture de l'instruction pointée par le compteur de programme

2. décodage, lecture des opérandes et mise a jour du compteur de pro-
gramme ;

3. exécution de l'instruction par 1'unité arithmétique et logique;

4. rangement du résultat.

Chaque circuit qui exécute une phase d’une instruction est appelé étage du
pipeline. Dans 'exemple décrit ci-dessus, le pipeline possede quatre étages.
On parlera aussi d’un pipeline de profondeur quatre.

Le bon fonctionnement du pipeline peut étre perturbé par des interruptions,
mais surtout par des conflits d’acces aux données, des dépendances de don-
nées ou des sauts dans le programme (résolus en partie par anticipation).

— Superpipeline: en subdivisant a I’extréme les phases élémentaires dans un
pipeline, on obtient un pipeline plus profond dont chaque phase est plus fine,
ce qui permet d’augmenter la vitesse d’horloge du processeur (par exemple

I’Alpha de DEC).

— Superscalaire: ce type d’architecture se trouve sur les processeurs possé-
dant plusieurs unités de traitement pouvant opérer simultanément. Typi-
quement un processeur superscalaire possede une unité entiere et une unité
flottante.
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Une architecture superscalaire nécessite de fournir les instructions aux uni-
tés de traitement avec un débit suffisant pour exploiter pleinement le pa-
rallélisme. Ceci est automatique si chaque unité est lente, mais si les unités
sont rapides (1 cycle par opération) il faut lire et décoder plusieurs instruc-
tions par cycle (sans compter la recherche en mémoire et le chargement des
opérandes). Ceci peut étre réalisé de différentes fagons:

— 1) VLIW : dans le VLIW (Very Long Instruction Word) chaque mot
d’instruction est divisé en champs, chaque champ codant I'instruction
d’une unité. Cette technique est tres en vogue dans les processeurs
destinés au traitement du signal (par exemple les DSP). Ce type de
technique correspond a une programmation tres proche du matériel.

— 2) multiplication des caches et des ports internes: en utilisant un cache
d’instructions, un bus interne élargi et des caches de données a acces
multiples, il est possible de lire et de coder plusieurs instructions avec
leurs arguments dans un seul cycle d’horloge. Par exemple, le T9000
lit sur 32 bits quatre instructions de 8 bits.

1.5 Performances des machines

Les performances de créte d’'une machine sont obtenues lors de 1'utilisation
optimale de celle-ci, c’est-a-dire en utilisant au mieux les mémoires caches, les
registres, les unités de calculs flottants, et en n’utilisant pas ou peu de commu-
nications. Les performances de créte sont impossibles a atteindre en pratique,
la compilation d’applications réelles ne permettant pas 'utilisation optimale des
ressources. Les compilateurs de langages de haut niveau (comme C, Fortran)
donnent en général des performances bien en-dessous de celles annoncées par les
constructeurs (c’est un phénomene bien connu pour le i860 ou I’Alpha), et de plus,
la plupart des algorithmes paralleles nécessitent de nombreuses communications
qui limitent les performances.

Mots clés pour I’étude des performances

— MFlops (Million of Floating point operations per second): million d’opéra-
tions flottantes effectuées en une seconde (notons que M est aussi I'initiale de
Mega). Actuellement, on mesure plutot le nombre d’opérations en GFlops,
ce qui correspond au milliard d’opérations flottantes par seconde (G pour
Giga). La prochaine étape sera le TFlops qui correspondra au millier de
milliards (ou billion) d’opérations flottantes par seconde (T pour Tera).

— MIPS (Million of Instructions Per Second): million d’instructions réalisées
en une seconde. De méme, il existe le GIPS et le TIPS.
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— Bande passante d’un lien : taux de transfert en octets par seconde. La bande
passante d’un nceud est la somme des transferts réalisables de facon concur-
rente par tous ses liens. La bande passante d’un réseau est la somme de la
bande passante de tous les liens. Ce débit se mesure en Megaoctets par
seconde que l'on note Mo/s. On parlera aussi de Gigaoctets par seconde
que l'on notera Go/s.

— MHz: unité de mesure de la fréquence de 1’horloge interne du processeur;
son inverse, la période, est égale a la durée d’un cycle. Le cout d’une ins-
truction est un nombre entier de cycles, sauf en superscalaire ou ’on peut
exécuter des instructions en parallele. Par exemple, une fréquence d’horloge
de 40 MHz correspond a un cycle de 25 nanosecondes.

— Benchmark: programme standard dont le but est de comparer les perfor-
mances de différentes machines ou processeurs. Les principaux benchmarks
présentés ci-dessous sont: Whestone, Dhrystone, les boucles de Livermore,

LINPACK, NAS kernel, SPEC.

— Le benchmark Whestone a été le premier, élaboré en 1976 au National
Physical Laboratory (Grande-Bretagne). Il est constitué de plusieurs
modules écrits en FORTRAN, chacun contenant des instructions de
différents types (arithmétique sur des entiers, arithmétique sur des
flottants, des instructions conditionnelles, des appels de fonctions, etc.)
[81]. Ces modules sont pondérés, et exécutés plusieurs millions de fois,
ce qui donne des résultats en MWIPS (Mega Whestone Instructions
Per Second).

— Le benchmark Dhrystone est une amélioration du Whestone. 1l est ap-
paru en 1984. Les résultats sont donnés en MegaDhrystone par seconde

[81].

— Les boucles de Livermore consistent en 24 boucles FORTRAN qui
ont été réalisées au Lawrence Livermore National Laboratory (USA).
Ces boucles sont constituées par des noyaux d’exécutions que 1’on re-
trouve dans la majeure partie des applications numériques. Cela va
des noyaux d’algebre linéaire (produit de matrices, gradient conjugué,
etc.) aux noyaux de tri ou de recherche [39]. Ces boucles sont utili-
sées pour évaluer les performances en MFlops des processeurs et des
machines paralleles.

— Le benchmark LINPACK (LINear PACKage) est une bibliotheque de
procédures écrite en FORTRAN, facilement transportable, contenant
les principales procédures d’algebre linéaire [12] [27]. Cette biblio-
theque a été réalisée a Argonne National Laboratory a partir de 1977
et deux procédures en ont été extraites afin de constituer une série
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de tests [32]. Les performances sont alors exprimées en MFlops LIN-
PACK, ce qui permet de comparer les performances des différents or-
dinateurs (Jack Dongarra a réalisé une telle étude, qu’il tient périodi-
quement a jour [31]).

Le NAS kernel benchmark a été développé lors du programme NAS
(Numerical Aerodynamic Simulation ) au centre de recherche d’Ames
de la NASA. Ce programme est constitué de sept noyaux de calcul
(écrits en FORTRAN) utilisés par la NASA. Il y a des codes d’algebre
linéaire (comme le produit de matrices, la factorisation de Cholesky,
I’élimination de Gauss, etc.), du traitement de signal (FFT bidimen-
sionnelle) et des codes de turbulence (éléments finis). De plus, la NASA
a défini quatre niveaux de test. Le niveau 0 ou le code est porté sur la
machine cible sans optimisation, le niveau 20 ou on peut optimiser le
code, sans modifier ou ajouter plus de 20 lignes de code, le niveau 50
ot I’on peut mieux optimiser le code (modification ou ajout d’au plus
50 lignes de code), et le niveau 1000 ot ’on optimise I’application pour
une machine (modification ou ajout d’un nombre illimité de lignes). En
fait, ces différents niveaux permettent de différencier les performances
du compilateur de celles du matériel. Si le compilateur est efficace, la
différence entre le niveau 0 et le niveau 1000 sera faible. Les résultats
de ce benchmark sont donnés en MFlops et en temps CPU [5].

Le benchmark SPECmark a été créé par I'organisme SPEC (System
Performance Evaluation Consortium) et les fabricants IBM et Hewlett-
Packard en 1989. Puis en 1992, SPECint et SPECtp lui ont succédé. Le
SPECmark est basé sur un ensemble standard d’applications réelles.
Il est constitué de dix programmes de tests (six en FORTRAN et
quatre en C), comme la simulation d’un réacteur nucléaire ou de cir-
cuits analogiques, ou des programmes évaluant les performances du
systeme, comme la compilation d’une application donnée avec GNU
C [42]. Les programmes sont exécutés sur la machine cible, avec me-
sure des temps d’exécution. Le rapport du temps d’exécution sur la
machine cible a celui d'un DEC VAX 11/780 donne une mesure que
I'on exprime en SPECmark (ou SPECmark 89). Mais le SPECmark a
été souvent critiqué pour son manque de précision entre les différents
types de mesures et pour le phénomene d’inflation qu’il subissait. En
effet, les constructeurs se sont lancés dans la course au SPECmark
en améliorant le compilateur de leurs machines afin que ces dernieres
réussissent parfaitement les tests [43]. C’est pour cela que SPEC a
créé en 1992 le SPECint et le SPECtp. SPECint est composé de six
benchmarks écrits en C représentant des applications de simulation de
circuits logiques, de compression de données ou d’interpréteur Lisp. Il
teste essentiellement les performances en calcul entier de 'unité cen-
trale, alors que SPECtp mesure les capacités de calcul flottant. SPECfp
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est constitué de quatorze benchmarks scientifiques ou techniques dont
deux sont écrits en C et le reste en FORTRAN [43]. Les performances
ainsi obtenues s’expriment en SPECint92 et SPEC{p92.

Ces échelles permettent de comparer les différents processeurs et sys-
temes du marché. Ce benchmark est le plus utilisé actuellement, car il
permet de tester des machines sur des applications concretes.

Le numéro spécial Benchmarking of high performance supercomputers de
Parallel Computing [34], fait un tour d’horizon de toutes les méthodes uti-
lisées pour évaluer les performances des ordinateurs.

Un exemple pratique de calcul de performances

— Soit un processeur doté d’une fréquence d’horloge de 40 Mhz. Ce proces-
seur dispose d’un additionneur et d’'un multiplieur. Il faut trois cycles pour
calculer une addition ou une multiplication.

— Soit deux matrices A et B de taille 100 par 100, dont on veut calculer le
produit A x B, noté (. I ’algorithme est le suivant :

Algorithme 1.1 Produit matriciel

pourt «— 1 a 100 faire
pour j «— 1 a 100 faire
Cli, 7] « 0;
pour k «— 1 a 100 faire
Cle,g] — Cliygl + Al k] x Blk, ]

Ce produit nécessite 10° multiplications et 10° additions.

Un cycle prend 25 nanosecondes, ce qui donne 75 nanosecondes pour une
addition ou une multiplication.

Donc le temps total est de: (75 x 10° +75 x 10%) x 1072 = 0, 15 seconde pour
réaliser 2 x 10°% opérations, ce qui fait 13 millions d’opérations par seconde soit
13 MFlops.

Notons que si I'on dispose d’un multiplieur et d’un additionneur pipeline et
qu’on les utilise de facon conjointe, on peut avoir une multiplication plus une
addition par cycle, ce qui permet d’obtenir de I'ordre de 80 millions d’opérations
par seconde, soit 80 MFlops.

On notera que, dans les deux cas, on ne tient pas compte du temps d’acces
a la mémoire, et dans le cas des architectures pipelines, du temps d’amorcage
(temps de traversée du pipeline par le premier élément entré) des pipelines, ce
qui est d’autant plus négligeable que la dimension du probleme est grande.
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1.6 Classification des différents types de ma-
chines

La grande diversité des machines paralleles [2] a donné lieu, de la part de
Flynn, a une taxinomie [40] a laquelle on fait toujours référence méme si au-
jourd’hui elle semble un peu dépassée. En effet cette classification ne prend en
compte que deux criteres: le type du flot d’instructions et le type du flot des don-
nées traitées par les processeurs élémentaires. Les flots sont soit simples (single)
soit multiples (multiple). De ce fait on a du mal a classer certaines machines (par
exemple celles a flot de données) et a distinguer les machines a mémoire distribuée
des machines a mémoire globale.

Les ordinateurs paralleles qui nous concernent ici sont ceux a mémoire distri-
buée type SIMD (Single Instruction Multiple Data flow) et type MIMD (Multiple
Instruction Multiple Data flow).

Notons que les machines de type SISD (Single Instruction Single Data flow)
correspondent aux machines séquentielles (modele de Von Neuman) et que les
machines de type MISD (Multiple Instruction Single Data flow) peuvent étre
assimilées aux unités pipeline, en effet dans une telle unité plusieurs instructions
sont effectuées simultanément sur un méme flot de données.

— SIMD: sur ce type de machine, le programme s’exécute sur un frontal
et les instructions traitant des données paralleles sont diffusées a tous les
processeurs pour étre appliquées aux données réparties dans les mémoires
locales de ces processeurs. Ainsi, tous les processeurs effectuent la méme
instruction, mais sur des données différentes. Le fonctionnement de ce type
de machines est synchrone.

L’avantage des machines SIMD tient a ce que seules les unités de calcul
doivent étre dupliquées. En effet, une seule unité de contréle suffit a décoder
les instructions pour tous les processeurs (voir figure 1.3).

Dans la pratique, de tels ordinateurs sont utilisés pour des problemes régu-
liers, c’est-a-dire manipulation de vecteurs, de matrices, etc. La Connection
Machine 2 de Thinking Machines Corporation, la MP-1 de MasPar ou les
DAP (Digital Array Processors) de AMT et la Zephir de Wavetracer font
partie de ce type de machines. Elles ont un point commun : assembler un
grand nombre de processeurs simples (64 K processeurs 1 bit sur la CM-
2, et 8K processeurs 4 bits pour la MasPar). C’est ce que 'on appelle un
parallélisme a grain fin (le ratio nombre de données traitées / nombre de
processeurs utilisés est proche de 1).
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Fra. 1.3 : Architecture SIMD

— MIMD : ce type de machines permet non seulement aux différents proces-
seurs élémentaires de travailler sur des données différentes, mais, de plus,
chaque processeur élémentaire peut exécuter des instructions différentes.
Ces machines n’ont pas d’horloge globale et operent donc en mode asyn-
chrone.

L’architecture se compose de plusieurs unités de controle et d’autant de pro-
cesseurs, d’'une mémoire (qui peut étre commune ou distribuée sur chaque
processeur), d'un réseau d’interconnexion permettant les échanges entre
unités de controle ou entre mémoires dans le cas ou celles-ci seraient distri-
buées, et d’un réseau d’interruption (voir figure 1.4).

Les iPSC/2, iPSC/860, la Paragon d’Intel, les machines a base de Transpu-
ters Inmos (T-Node et MegaNode de Telmat, Computing Surface de Meiko,
...) sont des machines MIMD. Ces machines ont un nombre plus faible de
processeurs que dans le cas des SIMD (parallélisme & grain moyen et gros),
mais ceux-ci sont beaucoup plus performants. Ce nombre varie de 8 proces-
seurs superscalaires 64 bits sur le Cray 2 a 2048 neeuds (avec 2 processeurs
64 bits par neeud) sur la machine Paragon d’Intel.
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Fig. 1.4 : Architecture MIMD

Les iPSC/2, iPSC/860, la Paragon d’Intel, les machines a base de Transpu-
ters Inmos (T-Node et MegaNode de Telmat, Computing Surface de Meiko,
...) sont des machines MIMD. Ces machines ont un nombre plus faible de
processeurs que dans le cas des SIMD (parallélisme & grain moyen et gros),
mais ceux-ci sont beaucoup plus performants. Ce nombre varie de 8 proces-
seurs superscalaires 64 bits sur le Cray 2 a 2048 neeuds (avec 2 processeurs
64 bits par neeud) sur la machine Paragon d’Intel.

Le mode de programmation SPMD (Simple Program Multiple Data) consiste
a exécuter, sur une machine MIMD, un méme programme sur tous les processeurs,
mais chaque processeur travaille sur ses propres données. La distinction entre les
différents processeurs ne se fait qu’a l’aide d’une variable locale contenant le
numéro du processeur. En fait ce type de programmation est une extension du
mode de programmation sur une machine SIMD. Par ailleurs les communications
sont vues, en mode SPMD, comme un réarrangement de données. Il n’existe
plus d’instruction du type send ou receive. Les programmes se décomposent en
une succession de phases de calcul et de communication bien distinctes, ce qui
nécessite des outils de synchronisation sur les machines MIMD.



1.7. Historique des machines paralléles 21

Ce type de programmation se développe du fait de sa facilité de réalisation
et des langages tres performants existent comme le FORTRAN 90, le C*, qui
permettent de réaliser du parallélisme sur les données (data parallelism).

1.7 Historique des machines paralleles

Les projets de construction des premieres machines paralleles remontent aux
années 70. C’est a I'université de Carnegie-Mellon (USA) qu’a débuté un de ces
projets (C.mmp Computer with multiple mini-processors). Ce projet a donné nais-
sance a I'llliac IV [77]. Devant les problemes rencontrés (fiabilité, techniques mal
maitrisées, absence de langage de programmation et d’outils de développement,
etc.) il y eut peu d’autres projets durant cette décennie. Par contre, les idées dé-
veloppées au cours de ces années se sont retrouvées par la suite dans la conception
des processeurs.

Dans les années 80, avec I’évolution des technologies et une meilleure connais-
sance des problemes, sont apparues les premieres machines paralleles. En Grande-
Bretagne, ICL a produit le DAP (Distributed Array Processor) contenant 4096
processeurs 1 bit. Mais la machine qui a fait date est le Cosmic Cube [70], congue
sous la direction de Seitz a Caltech en 1981. Le Cosmic Cube était constitué de
64 processeurs Intel 8086 organisés en hypercube de dimension 6. Elle a été a
lorigine de la machine iPSC/1 d’Intel, dans laquelle les communications étaient
assurées par des interfaces< Ethernet ». Rapidement, on a vu I’émergence d’autres
machines en hypercube comme celles produites par les sociétés Ametek [68] et
nCUBE [63]. La taille moyenne de ces machines était, en 1985, d’une centaine de
processeurs.

D’autre part, certains constructeurs comme FPS misaient sur la construction
de machines paralleles a base de processeurs possédant des facilités de communi-
cation (quatre liens bidirectionnels). FPS proposait les séries T dont chaque nceud
était constitué de Transputers T414 d’Inmos couplés avec des co-processeurs vec-
toriels. Les quatre liens des Transputers permettaient de construire des hyper-
cubes de dimension 4 et, pour les hypercubes de taille supérieure, les liens étaient
multiplexés, d’ou une baisse de performance des communications entre proces-
seurs. Du fait que les calculs vectoriels étaient tres rapides, I’équilibre entre les
communications et les calculs a été rompu.

La caractéristique essentielle de ces machines était I’échange de données entre
processeurs par communication le long de liens physiques. Le routage était de
type store-and-forward (voir le chapitre 2).

Vers la fin des années 80 sont apparues des machines issues des mémes tech-
nologies, mais avec des processeurs plus performants (80386 et i860 a la place des
8086 pour Intel et les T800 & la place des T414 pour Inmos). Les communica-
tions étaient plus performantes mais restaient toujours pénalisantes par rapport
au potentiel de calcul. C’était le cas des iPSC/2 et iPSC/860 d’Intel. Un certain
nombre de machines telles que la série T-Node de Telmat [50], Computing Sur-
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face de Meiko, ou Volvox d’Archipel sont construites autour du Transputer T800,
ou parfois de processeurs 1860 pour le calcul et d’un ou plusieurs T800 pour les
communications.

Les machines a base de Transputers utilisent des crossbars pour interconnecter
les processeurs. 5il’on veut relier un grand nombre de processeurs comme dans le
cas du MegaNode (ensemble de T-Node), il faut un deuxieme niveau de crossbars

[62].

Grace a un crossbarspécialisé (le SN-switch) qui équipe les machines de la série
T-Node, est apparue la notion de reconfiguration dynamique (en cours d’exécu-
tion d’un programme). En effet, au cours d’un algorithme, il peut étre intéressant
d’exécuter une partie du programme sur une grille, puis une autre sur un hyper-
cube, sans avoir a sauvegarder les résultats intermédiaires, reconfigurer, et rechar-
ger le programme sur la nouvelle topologie. Mais pour des raisons de difficulté et
de cout lorsque le nombre de processeurs devient trop élevé, cette technique est
devenue rapidement caduque.

A la fin des années 80, le routage restait encore du type store-and-forward (lo-
giciel) sauf pour Intel qui a introduit le direct-connect (dérivé de la commutation
de circuit), qui est réalisé de facon matérielle. Ce mode, présenté plus en détail
dans le chapitre 2, permet de diminuer le temps de transfert d’un message entre
deux nceuds éloignés. A cette fin, deux techniques sont exploitées: le controle est
indépendant du processeur de calcul et est de type matériel (routeur implanté
avec des mémoires programmables: gate array CMOS), de plus, il n’y a pas de
stockage dans les nceuds intermédiaires comme en store-and-forward.

Les constructeurs de machines ont adopté ce type de routage, comme les ver-
sions iPSC/2 et iPSC/860 de I'hypercube d’Intel, la Simult (ex Ametek) 2010, en
collaboration avec Caltech [75, chap. 1] ou encore le Torus Routing Chip (Message
Driven Processor du MIT [20]) qui autorisait un routage wormhole (voir chapitre
2) sans interblocage sur un k-ary-n-cube, de préférence de dimension n = 2. On
y exploitait des techniques mises au point par Dally et Seitz [23].

A peu pres a la méme époque est apparue la machine Butterfly TC2000 de
BBN (Bolt, Beranek and Newman Inc.). Cette machine était constituée de pro-
cesseurs 68020 de Motorola interconnectés par un réseau multi-étages en forme
de butterfly. Les communications interprocesseurs se faisaient par commutation
de paquets (voir chapitre 2), ce qui permettait d’avoir de bonnes performances

[4].

Des le début des années 90, une nouvelle génération de processeurs est apparue
sur le marché, et la généralisation des communications par commutation de circuit
a donné naissance a une nouvelle « gamme » de machines paralleles. Ces machines
se retrouvent communément appelées MPP (Massively Parallel Processing).

Mais avant de décrire brievement ces nouvelles machines, nous allons nous
intéresser aux composants qui les constituent.
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1.8 Description des composants

1.8.1 Les processeurs

A Theure actuelle, les processeurs integrent une grande puissance de calcul
(de l'ordre de plusieurs dizaines de MFlops). Généralement, ces processeurs per-
formants ne possedent pas de gestion interne des liens de communication. En
effet, I'intérét économique des machines paralleles reste faible, et ces processeurs
sont d’abord concus pour équiper les stations de travail et les micro-ordinateurs.
Pour construire des machines paralleles avec de tels processeurs, les constructeurs
vont associer, au sein du méme noeud, un deuxieme processeur qui ne s’occupera
que des communications (comme par exemple sur la Paragon d’Intel, la Com-
puting Surface de Meiko, la Volvox d’Archipel, etc.). Voici une présentation des
processeurs les plus utilisés:

—~ Alpha

Le processeur Alpha est la nouvelle architecture RISC 64 bits proposée par
DEC [28][29]. Comme Sun avec le Sparc, DEC propose une architecture
ouverte a diverses implantations, en particulier aux implantations paralleles.
L’architecture de ce processeur devrait évoluer au cours des vingt prochaines
années, et les performances devraient étre améliorées d’un facteur 1000 [46].
Dans un premier temps, les performances de ce processeur sont de 'ordre
de 200 SPECmark, 400 MIPS, et 200 MFlops. DEC annonce jusqu’a 200
MHz mais I’horloge est a une phase (tic), au lieu de deux (tic-tac). De plus,
on ne sait pas encore fabriquer des caches externes qui supportent 200 MHz.

Fin 1992, DEC a présenté sa nouvelle gamme de stations de travail a base
d’Alpha. La plus puissante de ces stations est équipée d’un processeur dé-
veloppant 125 SPECmark, et ayant une fréquence d’horloge de 150 MHz.

Cray, qui est un partenaire industriel de DEC dans ce projet, utilise I’Alpha
pour construire une machine massivement parallele : le T3D.

~ i860 XR/XP

Ce processeur est sorti vers la fin des années 80. Il possede une architecture
RISC 32 bits ayant une fréquence d’horloge de 40 MHz. 1l existe une version
améliorée, 1'i860 XP, avec cohérence de cache; il possede une horloge a 50
MHz et peut fournir une puissance de créte de 75 MFlops et 42 MIPS. Le
1860 possede, en plus des composants courants d’un processeur élémentaire,
une unité de controle des pipelines qui gere une unité graphique, et une unité
de calcul flottant, le tout sur le méme boitier. L’originalité du processeur
vient du fait que les unités pipelines peuvent travailler en parallele avec le
reste du processeur [54].

Sa conception ne prévoyant pas de liens de communication, les cartes utili-
sées sur les machines Meiko ou Archipel sont dotées de Transputers pour
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pallier cette lacune. Les communications entre le 1860 et les Transputers se
font via la mémoire. Pour I'iPSC/860, Intel a mis au point un composant
de communication spécial, le DCRM (Direct Connect Routing Module), qui
est connecté au 1860 via la mémoire.

On notera que ce processeur est le seul qui n’équipe pas de stations de
travail.

PA-Risc

Hewlett-Packard développe des composants PA-Risc (PA pour Precision
Architecture). Ces composants forment une série de processeurs RISC 64
bits. Le haut de gamme a une fréquence d’horloge de 99 MHz, et déve-
loppe 124 MIPS pour une puissance de 40 MFlops. Ce processeur équipe
les stations de travail de la gamme HP9000 série 700 [26].

Convex utilise ce processeur dans la fabrication d’une machine parallele. De
plus HP propose des clusters (groupe de stations connectées par exemple
par réseau Ethernet) composés de huit stations de travail.

R4000

Ce processeur est développé par la société Mips; il a une architecture RISC
64 bits. Sa fréquence d’horloge est de 100 MHz, pour une puissance de 70
SPECmark. Le R5000 devrait succéder au R4000. Le R5000 devrait avoir
une fréquence de 150 MHz et développer 140 SPECmark.

On retrouve ce processeur dans les machines de Silicon Graphics, ou ces
processeurs sont connectés jusqu’au nombre de huit.

RS/6000

Ce processeur, développé par IBM, équipe les stations de travail RS/6000.
Il a une fréquence d’horloge de 62,5 MHz, et développe 125 MFlops. Ce
processeur 32/64 bits a été choisi par IBM pour constituer les noeuds de la
nouvelle machine parallele SP1.

MicroSparc

Sun a développé le concept de processeur a architecture extensible, avec la
gamme de ses processeurs de la série Sparc (en fait, Sparc est 'acronyme
de Scalable Processor Architecture). Le MicroSparc est un processeur qui
suit les spécifications Sparc. C’est un processeur RISC 32 bits [48], utilisé
par Sun dans la construction de ses stations de travail (Sun 4).

Actuellement, ce processeur a une fréquence d’horloge de 40 Mhz, et peut
fournir 40 MIPS, avec une puissance de créte de 'ordre de 5 MFlops. Grace
a sa MMU (Memory Management Unit) tres performante, le processeur
MicroSparc est capable de changer tres rapidement de contexte entre dif-
férents processus, ce qui lui permet de gérer les applications de plusieurs
utilisateurs.
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— SuperSparc ou Viking

Sun s’est associé avec Texas Instruments, pour construire un processeur a
architecture Sparc. Le nom de ce processeur est le Viking ou SuperSparc
(c’est une évolution du MicroSparc). C’est un processeur RISC 64 bits,
ayant une fréquence d’horloge de 40 MHz, et ayant une puissance de 100
MIPS. Ce processeur devrait évoluer pour atteindre, en 1994, une puissance
de 150 SPECint92 et 200 SPEC{p92 pour une fréquence d’horloge de 90
MHz. C’est le seul processeur présenté ici qui soit construit en technologie

BICMOS (bipolaire CMOS).

Le Viking est utilisé par le consortium PCI, regroupant Meiko, Parsys et
Telmat, pour la construction de la nouvelle machine CS-2. De plus, ce pro-
cesseur est utilisé par Sun pour sa nouvelle gamme de stations de travail :
SparcStation 10. La plus grosse de ces stations regroupe 4 Viking connectés
par un bus.

Pour 1995, Sun prévoit une nouvelle gamme de processeurs appelés Ultra-
Sparc. Ces processeurs auront des fréquences d’horloge variant de 140 a 275
MHz, pour une puissance maximale de 475 SPECint92 et 750 SPEC{p92.
Pour réaliser de tels processeurs, Sun va devoir augmenter considérablement
le nombre de transistors de ses puces. Ce qui va nécessiter I'utilisation de
technologies d’intégration plus performantes.

1.8.2 Les processeurs avec facilités de communication

— Texas Instrument TMS320C40

Ce processeur 32 bits est construit pour le traitement parallele du signal
(Digital Signal Processor). 1l possede une unité centrale de calcul (CPU)
développant 25 MIPS et 50 MFlops avec une fréquence d’horloge de 25
MHz [49]. Il comporte des instructions de transfert de blocs avec I'adres-
sage bit-reverse utile dans le calcul de la FFT (transformée de Fourier ra-
pide). Il possede six co-processeurs DMA (Direct Memory Access) et six
ports de communication bidirectionnels paralleles, ce qui lui permet d’avoir
une bande passante totale de 320 Mo/s [41]. Rappelons qu'un DMA est
une unité dédiée aux transferts de données entre les diverses mémoires et
les ports de communications, les transferts s’effectuant sans intervention
du CPU. Les DMA permettent donc un traitement concurrentiel des en-
trées/sorties et des opérations du CPU.

Texas Instruments propose aussi un Digital crossbar switch, qui offre 16
connexions de liens. Son délai de reconfiguration est de 20 ns.

- T800

Ce processeur RISC 32 bits, réalisé par Inmos, développe 1,5 MFlops, 30
MIPS et a une fréquence de 25 MHz. Il dispose de 4 liens bidirectionnels,
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ayant chacun un débit de 2,5 Mo/s. Ces liens fonctionnent de maniere
autonome par l'intermédiaire d’'un DMA par lien et par direction. Ces pro-
cesseurs peuvent étre interconnectés par un crossbar (C004) [51]. Le T800
déja ancien est peu performant, et sert surtout dans les systemes embar-
qués, ou il est couplé a des processeurs plus performants. Dans ce dernier
cas, le T800 ne s’occupe alors plus que des communications. C’est le plus
utilisé parmi les processeurs possédant des facilités de communication.

- T9000 et C104

- T9000

Le T9000 est le processeur qui succede au T800 dans la gamme In-
mos. Tout comme le T800, il sera destiné a la construction de ma-
chines MIMD), chacun de ses quatre liens bidirectionnels pouvant étre
connecté a un composant de routage: le C104. Le T9000 est un pro-
cesseur 32 bits, doté d’une unité flottante sur 64 bits et dont les per-
formances annoncées sont 200 MIPS et 25 MFlops. L’architecture est
du type superscalaire et comporte un pipeline. Un groupeur d’instruc-
tions est chargé d’ordonnancer au mieux les instructions en attente
[65], afin d’en faire exécuter certaines en parallele, mais sans modifier
I’ordre dans le flot d’instructions.

Comme dans le T800, il y a un ordonnanceur intégré qui permet un
temps de changement des processus actifs tres faible (de 1'ordre de la
microseconde). De plus, les processus inactifs ne consomment pas de
temps CPU. Ceci permet d’écrire des programmes paralleles perfor-
mants (en Occam ou en C) [13] [58].

Les principales évolutions par rapport au T800 sont :

— la fréquence d’horloge qui passe de 25 a 50 MHz;

— le débit des liens de communication qui passe de 2.5 Mo/s a 12,5
Mo/s.

— la gestion de canaux virtuels qui va grandement faciliter la pro-
grammation. Une unité interne gere le multiplexage des liens phy-
siques, c’est le Virtual Channel Processor. 1l gere ’envoi des mes-
sages entre processus, de facon locale ou a travers le C104. Les
envois sont mis dans une file d’attente pour ne pas bloquer le
CPU. Ce VCP gere les quatre liens du T9000 et leurs controleurs
DMA associés.

On peut construire de grands systemes a base de T9000, par des liai-
sons point a point, ou bien les interconnecter avec des C104.

- Cl104

Le C104 est un composant de routage incluant un crossbar 32 x 32 non
bloquant, qui permet d’interconnecter des liens de T9000 ou des liens
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de C104. Les messages transmis sur ces liens sont découpés en paquets
de 32 octets et sont routés en mode wormhole dans le C104 [59]. Ce
routage de paquets permet la gestion des canaux virtuels autorisés par
le T9000. Ainsi, les messages peuvent étre multiplexés sur les liens par
le Virtual Channel Processor.

Cette notion de wormhole est quelque peu différente de celle utilisée
a propos des réseaux point a point. En effet, il n’y a pas de liens
dans un C104, ni de nceuds intermédiaires a traverser. Le principe
du wormhole est expliqué en détail dans le chapitre 2, mais on peut
préciser ici qu’il differe de la commutation de circuit du fait que 'on
n’attend pas d’accusé de réception dans ce mode de commutation. On
transmet les données en méme temps que l'on établit le chemin.

Le protocole de communication choisi permet d’éviter les interblocages
dans les C104. 1l consiste a attribuer a chaque lien de sortie d’un C104
un intervalle qui permet de sélectionner un lien en fonction de ’adresse
de destination du message. L’algorithme d’étiquetage ne permet pas
toujours de donner un routage optimal, mais il fonctionne bien sur les
topologies courantes.

On peut aussi utiliser un mode de routage universel [79] qui permet
d’éviter les goulots d’étranglement dans le réseau. Ces deux fonctions
sont assurées par des composants internes du C104 : interval selector
et le random header generator.

On peut connecter ces crossbars programmables soit a des T9000, soit
a d’autres C104 pour construire de plus grands réseaux.

Les simulations faites par Inmos donnent des délais moyens de trans-
mission entre deux nceuds de 27 a 64 pus, selon la taille du réseau

(hypercubes de 64 a 16384 nceuds).

Notons qu’il existe plusieurs composants spécialisés dans le routage, dévelop-
pés par les constructeurs pour équiper leurs machines. Mais chaque constructeur
garde secret ses composants.

Voici un tableau récapitulatit des différents types de processeurs commercia-
lisés, qui permet de comparer les performances et les optiques de chaque cons-
tructeur.
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Processeurs Alpha | i860 XP | PA-7100 | R4000 | RS/6000 | MicroSparc | Viking
Architecture

RISC oUl oUl oUl oUl oUl oUl oUl
superscalaire OUuUl OUuUl OUuUl NON OUuUl NON OUuUl
pipeline oUl oUl oUl oUl oUl OoUul OoUul
superpipeline OUuUl NON NON OUuUl NON NON NON
Performances

MHz 200 50 99 100 62 50 40
MIPS 300 42 124 - - 40 109
MFlops 150 75 80 - 125 5 50
SPECint92 107 - 80 57 59 26 52
SPECfp92 196 - 150 61 128 21 65

Tableau récapitulatif des processeurs sans facilités de communication

Processeurs TI C40 | T800 | T9000
Architecture

RISC OUI OUI OUI
superscalaire OUuUl OUuUl OUuUl
pipeline OUuUl OUuUl OUuUl
superpipeline NON | NON | NON
Performances

MHz 25 25 50
MIPS 25 30 200
MFlops 50 1,5 25
SPECint92 - - -
SPEC{p92 - - -
nombre de liens de communication 6 4 4

Tableau récapitulatif des processeurs intégrant des facilités de communication

1.9 Les machines paralleles actuelles

1.9.1 La derniére génération de machines MIMD

Dans ce paragraphe, nous présentons les principales machines paralleles qui
sont apparues sur le marché ces quatre dernieres années.

—~ Campus FX800 [1]. Cette machine interconnecte jusqu’a 800 processeurs
via un réseau de clusters. Elle est d’une puissance totale de 32 GFlops.
(C’est une machine MIMD, a mémoire distribuée entre clusters, et a mémoire
partagée a l'intérieur d’'un méme cluster. La Campus FX800 est constituée
de 32 clusters. Chaque cluster comporte 25 processeurs élémentaires 1860
et 4 Go de mémoire partagée. Les clusters sont interconnectés par un HMI
(High-speed Memory Interconnect) d'un débit de 2,56 Go/s. A I'intérieur
d’'un cluster, 'acces a la mémoire partagée se fait par un crossbar avec un

débit de 1,28 Go/s.
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- CM-5
(est la derniere-née de Thinking Machines Corporation (TMC) [17]. Elle

est prévue pour interconnecter de 32 a 2048 processeurs. Le but de TMC
est d’augmenter le nombre de processeurs élémentaires jusqu’a 16384, afin
d’obtenir 2 TFlops de performance de créte. Cette machine est du type
MIMD & mémoire distribuée. Dans sa configuration actuelle, elle a une
puissance maximale de 262 GFlops.

Les processeurs élémentaires sont constitués d’un processeur Sparc, d’une
mémoire de 32 Mo, et de quatre unités de calcul flottant de 32 MFlops
chacune.

Une des principales originalités de la CM-5 réside dans l'existence de trois
réseaux. Un réseau de données (Data Network) gere les communications
point a point, un réseau de controle (Control Network) permet des opéra-
tions globales (telles que les diffusions, réductions, synchronisations, etc.)
par pipeline des messages, et enfin un réseau de diagnostic (Diagnostic Net-
work) transmet les messages d’erreur.

La topologie adoptée pour le réseau de données est un fat-tree (voir fi-
gure 1.5) défini par Leiserson dans [55]. Les feuilles sont les processeurs
élémentaires, et les nceuds intermédiaires sont des controleurs-routeurs (re-
présentés en noir sur la figure 1.5). Une telle topologie offre a la machine
une bonne résistance aux pannes, en permettant de doubler chaque lien et
chaque controleur-routeur.
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Fia. 1.5 : Fat-tree du réseau de données de la CM-5 a 16 processeurs

La figure 1.6 montre comment est réalisé un des controleurs-routeurs du fat-
tree [56]. Chaque cellule de routage a quatre fils, et deux ou quatre parents
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suivant le nombre d’étages du réseau (ou plus exactement suivant le nombre
de processeurs). Un lien du controleur a un débit de 20 Mo/s et les 4 liens
peuvent fonctionner en parallele.

Vers les parents

Vers les fils

Fia. 1.6 : Un contréleur du fat-tree

Le débit des liens du réseau de données dépend de la proximité des pro-
cesseurs élémentaires, c’est-a-dire du nombre de controleurs que le message
doit traverser. Pour un controleur, le débit des liens est de 20 Mo/s; pour
deux controleurs, le débit est de 10 Mo/s; pour plus de deux controleurs, le
débit tombe a 5 Mo/s. Lors d’une communication point-a-point, le message
utilise la technique suivante : remonter de facon aléatoire dans le réseau de
contréleurs-routeurs jusqu’a trouver celui qui permettra la redescente vers
le destinataire, de facon déterministe.

La bande passante globale est de 0,5 Go/s.

La topologie du réseau de controle est beaucoup plus simple. En effet, il
s’agit d'un arbre binaire complet [56] dont les feuilles sont les processeurs,
et les autres nceuds des controleurs. Ce réseau permet de réaliser toutes les
opérations globales (diffusion, synchronisation, ou logique, ou exclusif, etc.).
Les algorithmes utilisés sont des plus simples, comme pour la diffusion par
exemple : le message a diffuser remonte jusqu’au controleur racine, avant de
redescendre le long de toutes les branches.
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— Concerto

Cette machine est le fruit de 1’association de trois constructeurs européens
Meiko, Parsys et Telmat, qui forment le consortium PCI (Performant Com-
puting Industry) [60]. La Concerto est une machine MIMD a mémoire dis-
tribuée possédant de 2 a 76 processeurs élémentaires, ce qui lui permet
d’avoir une puissance de créte de 1'ordre de 5 GFlops. Chaque processeur
élémentaire est constitué d’un processeur de calcul qui peut étre soit un 1860
soit un Sparc, et de deux T800 qui assurent les communications entre pro-
cesseurs élémentaires. Ces processeurs élémentaires sont reliés entre eux par
un réseau d’interconnexion appelé CSN (Computing Surface Network), dont
les constructeurs ne veulent rien dévoiler. Chaque processeur élémentaire a
une bande passante de 16 Mo/s.

La particularité de cette machine est d’étre reconfigurable. En effet, on
peut créer sur cette machine n’importe quelle topologie de degré 8 avec les
huit liens des deux Transputers. Notons que la société francaise Archipel
propose aussi des machines mixtes en mélangeant des 1860 et des T800 qui
échangent leurs données via la mémoire locale du nceud.

— Cray MPP: T3D

Le dernier supercalculateur de Cray Research [18, 30] se nomme le T3D.
Il a une architecture MIMD, avec une mémoire distribuée, mais accessible
globalement par tous les processeurs. Chaque nceud du réseau est consti-
tué de deux processeurs Alpha. Le réseau de communication est une grille
tridimensionnelle. Elle devrait étre capable d’atteindre 100 GFlops dans le
courant 1994 et 1 TFlops en 1995.

- CS-2

La CS-2 est la derniere machine née du consortium PCI. Elle permet d’inter-
connecter 1024 processeurs. Tout comme TMC, le but de PCI est d’augmen-
ter le nombre de processeurs jusqu’a 4096 afin d’obtenir une machine ca-
pable de développer 2 TFlops de puissance de créte.

C’est une machine MIMD, a mémoire distribuée. Le réseau de communi-
cation (voir figure 1.7) adopté est un réseau oméga. Les commutateurs qui
constituent le réseau sont des crossbars 8 x 8, développés par PCI (appelés
Elite). En fait, ce composant ressemble au C104 dans son fonctionnement.

Un Elite est couplé avec quatre nceuds. Chaque nceud est constitué par
quatre processeurs: deux processeurs vectoriels Fujitsu développant 200
MFlops chacun, un processeur Viking développant 150 SPECmarks et 30
MFlops LINPACK et le dernier processeur est un composant de routage,
se nommant Elan, et construit par PCIL. Ce processeur a une architecture
RISC, et possede le méme jeu d’instructions que le Viking.
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Fia. 1.7 : Réseau d’interconnexion de la CS-2 a 32 processeurs

Les communications se font en mode wormhole. Comme sur la CM-5, la dit-
fusion se fait en remontant au niveau d’Elite le plus haut avant de s’étendre
a tout le réseau. Entre I’Elan et I’Elite le débit est de 50 Mo/s.

Fujitsu AP1000

Cette machine MIMD comporte jusqu’a 1024 nceuds. Un programme est
composé d’une partie qui se déroule sur I’hote (station Sun qui gere toutes
les entrées/sorties), et de taches chargées sur les nceuds. Chaque nceud est
doté d’un processeur MicroSparc et est relié a trois réseaux de communica-
tion distincts:

— Le T-net est le tore qui assemble les noeuds. Il offre des communications
a 25 Mo/s et des liens larges de 16 bits. Le routage des messages entre
neeuds est de type wormhole.

— le B-net est un réseau dédié a la diffusion d’un message d’un nceud a
tous les autres (broadcast). Il connecte les neeuds, par paquets de 32, a
un anneau. Chaque paquet a la structure d’un arbre dont la racine est
un neeud de "anneau. Le B-net offre une bande passante de 50 Mo/s
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qui permet de le considérer comme un bus partagé malgré sa structure
multicouches.

— Le S-net permet d’établir des points de synchronisation entre les nceuds
du réseau. C’est un arbre dont les arétes sont des lignes porteuses de
signaux et les noeuds sont des portes logiques ET. Chaque nceud écrit
son signal sur le S-Net et regoit en retour le ET de tous les neeuds.

Cette machine exploite efficacement les caches des processeurs RISC en per-
mettant d’échanger directement leurs données avec le routeur, sans utiliser

d’acces DMA [71].

— iWarp d’Intel (de 'expression warp speed utilisée dans Star Trek)

(’est une machine destinée aux applications temps réel embarquées (traite-
ment du signal, traitement d’images). Elle est constituée de 8 a 1024 cellules
iWarp connectées en tore bidimensionnel. Chaque cellule est un processeur
de type VLIW (20 MIPS et 20 MFlops en simple précision) qui peut exé-
cuter jusqu’a neuf opérations en parallele. Un module de communication
doté de quatre liens de communication paralleles bidirectionnels confere a
la cellule une bande passante totale de 320 Mo/s (4 x 2 x40 Mo/s) [7]. Vingt
canaux virtuels, multiplexés sur les ports physiques, peuvent étre gérés en
parallele. Le routage est de type wormhole.

Les liens de type parallele (ou I'on transmet des octets) sont difficiles a
utiliser pour des systemes embarqués a la différence des liens de type sé-
rie (ou I'on transmet des bits) des DSP (Texas Instruments) ou des T800
(Inmos). Il existe un mode communication systolique qui est tres efficace
quand 'algorithme s’y préte et que les messages sont bien ordonnés.

- KSR

La KSR de Kendall Square Research est une machine pouvant posséder de
32 a 1088 processeurs, et développant une puissance totale de 43 GFlops.
Le réseau de processeurs est un anneau d’anneaux (voir figure 1.8). Sur
la machine a 1088 processeurs, il existe un premier niveau constitué d’un
anneau de 32 processeurs, et un deuxieme niveau constitué de 34 contréleurs
eux-mémes connectés en anneau. Sur chaque controleur vient se connecter
un anneau de premier niveau. C’est une machine MIMD a mémoire dite
all-cache, c’est-a-dire distribuée sur le réseau, mais virtuellement partagée
par I’ensemble des processeurs. En fait chaque processeur dispose d’une
mémoire cache locale notée LC sur la figure 1.8. Les processeurs, construits
par Sharp, possedent une architecture RISC 64 bits et chacun est couplé a
trois co-processeurs, une unité de calcul flottant (FPU), une IPU (Integer
and logical Operation Unit) et un co-processeur gérant les entrées/sorties.
Ce processeur développe une puissance de 40 MFlops et 20 MIPS. Les
communications se font par acces a des sous-pages mémoire de taille 128
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Ko [66]. Lorsqu’un processeur veut accéder a une donnée qu’il ne possede
pas, il lance une requéte sur son anneau de niveau 1. Si celle-ci n’aboutit
pas, elle passe au niveau 2. En retour, le processeur demandeur obtient sa

page.

ANNEAU DE NIVEAU 1

o
=
=
=
=
.
=
=
=
=
=
=
.,
=

ANNEAU DE NIVEAU 1

Fra. 1.8 : Anneav d’anncauz de la KSR

- nCUBE 2

Cette machine permet d’interconnecter jusqu’a 8192 processeurs assemblés
en hypercube (13-cube) et développe une puissance maximale de 27 GFlops.
C’est une machine MIMD a mémoire distribuée. Les processeurs élémen-
taires sont réalisés par nCUBE et ont une puissance de créte de 2,4 MFlops
pour une fréquence d’horloge de 20 Mhz. Chaque processeur élémentaire
peut disposer jusqu’a 32 Mo de mémoire. Le débit de chaque lien est de

2,22 Mo/s [63].

Le nCUBE 2 présente deux particularités. La premiere est que chaque pro-
cesseur élémentaire possede un lien directement connecté avec I’extérieur, ce
qui permet de réaliser tres facilement des entrées/sorties. La deuxieme est
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I’existence d’une horloge globale. En effet, peu de machines MIMD ont cette
particularité et on peut ainsi introduire de vrais points de synchronisation
dans les programmes.

Le routage est réalisé par le matériel, selon le mode wormhole.

En attendant sa future machine, nCUBE a annoncé, en septembre 1992, le

nCUBE 2S qui offre un gain de performance de 50% par rapport au nCUBE
2.

- nCUBE 3

Le nCUBE 3 (connu sous le nom de code Whopper) est le futur ordina-
teur parallele de nCUBE, et sa commercialisation est prévue pour 1994.
Cette machine sera MIMD et permettra d’interconnecter jusqu’a 65536
processeurs 64 bits. Comme sur son prédécesseur, les processeurs seront
connectés en hypercube (16-cube), mais cette fois-ci nCUBE utilisera des
processeurs construits par Hewlett-Packard. Jusqu’a ce jour, nCUBE utili-
sait des processeurs < maison ». Ces processeurs seront cadencés a 50 Mhz
et développeront de l'ordre de 100 MFlops et 3 GIPS. Chaque processeur
disposera de 18 canaux de communication et de 1 Go de mémoire locale.
La machine dans sa version complete aurait une puissance de créte de 6.5

TFlops.

— Paragon

Cette machine est la version commerciale du projet Delta-Touchstone mené
par Intel. Elle dispose de 56 a 4096 nceuds connectés physiquement en
grille bidimensionnelle (voir figure 1.9) et développe une puissance de créte
de 4 a 300 GFlops. C’est une machine MIMD & mémoire distribuée [16].
Chaque nceud est constitué d’un processeur de calcul i860 XP, d’une mé-
moire pouvant aller jusqu’a une capacité de 128 Mo, et d’un deuxieme
1860 XP chargé de la préparation des messages lors des réceptions ou des
émissions. Ce deuxieme 1860 permet de libérer le processeur de calcul de
cette tache. Chaque nceud contient aussi un PMRC (Paragon Mesh Rou-
ting Chip), 'ensemble des PMRC constituant les sommets de la grille. Ces
PMRC ont pour role de router les informations dans le réseau. Ce routage
est effectué en wormhole. Chaque PMRC possede 4 liens bidirectionnels
avec ses 4 voisins et chaque lien a un débit de 200 Mo/s en full duplex.

- SP1

Apres avoir développé des réseaux de stations de travail RS/6000, reliées
entre elles par des interconnexions en fibre optique, IBM produit une ma-
chine parallele: le SP1 (Secalable Parallel) [47]. Cette machine peut avoir
de 8 a 64 processeurs, pour une puissance maximale de 8 GFlops. Chaque
processeur est un RS/6000 ayant une fréquence d’horloge de 62,5 MHz et
développant 125 MFlops de puissance de créte. Il existe sur le SP1 deux
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PE PE PE
PMRC PMRC PMRC
PE PE PE
PMRC PMRC PMRC
PMRC PMRC PMRC

Fia. 1.9 : Réseau de la Paragon

réseaux de communication. Le premier permet de connecter les processeurs
via Ethernet, avec un débit de 10 Mo/s, ou via FDDI (Fiber Distributed
Data Interface), avec un débit de 100 Mo/s. Le second est un réseau multi-
étages en oméga. Les liens de ce réseau ont un débit de 40 Mo/s (full-duplez).
Le SP1 a 64 processeurs est constitué de quatre clusters contenant chacun
16 processeurs RS/6000 (rectangles grisés sur la figure 1.10) et deux étages
de commutateurs (petits rectangles blancs sur la figure 1.10). De chaque
cluster sortent seize liens, douze vers les trois autres clusters, et les quatre
restant servent a des connexions externes (disques par exemple).
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Fia. 1.10 : Réseau d’interconnezxion du SPl a 64 processeurs

- SUN

Sun ne propose pas encore proprement dit une machine parallele, mais plu-
tot un réseau de stations tres performant. Sun groupe un ensemble de sta-
tions SuperSparc modele 40 ayant chacune une puissance de 23 MFlops. Ces
stations sont reliées entre elles par un réseau ATM (Asynchronous Trans-
port Mode) a 155 Mbits/s. Ce réseau a une structure globale en étoile. Afin
de pouvoir utiliser ce réseau comme une véritable machine MIMD), il est
nécessaire d’utiliser une sur-couche logicielle (style PVM).

— Projets autour du T9000

Les Transputers T9000 d’Inmos et leurs composants d’interconnexion (C104),
bien que prometteurs au vu des annonces, tardent a entrer en phase de
production. Ils devraient permettre la construction de grands calculateurs

MIMD européens.

Les programmes européens GPMIMD et GENESIS II regroupent les cons-
tructeurs Meiko, Parsys et Telmat, et ont pour but la construction d’une

machine parallele a base de T9000 et de C104.

Un autre projet de machine réalisé cette fois par Parsytec, associe le T9000
et le C104 [64]. Cette machine aurait pour nom CG et aurait jusqu’a 16384
processeurs T9000, ce qui permettrait de développer une puissance de créte
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de 400 GFlops. Son architecture serait une grille tridimensionnelle formée
de 8 x 8 X 16 clusters. Chaque cluster formerait un nceud de la grille tridi-
mensionnelle, contenant 16 T9000 et 44 C104, ou chaque T9000 aurait un
lien connecté a chaque C104.

Enfin, le projet LHPC (Laboratoire de Hautes Performances en Calcul)
réalisé par la société Archipel et des universitaires, a pour objet la cons-
truction d’une machine modulaire a base de T9000 et de C104 pour les
communications et de processeurs spécifiques pour les calculs.

1.9.2 La derniéere génération de machines SIMD

Il est a noter toutefois que ce type de machine tend a disparaitre au profit

des machines MIMD. En effet, les machines SIMD sont constituées d’un grand
nombre de processeurs peu performants, souvent incapables de réaliser a eux
seuls une opération sur des flottants. De plus ce type de machine était étudié

uniquement pour du parallélisme a grain fin.

- CM-2

La Connection Machine 2 [45] est une machine du constructeur Thinking
Machines Corporation (TMC). Elle est constituée de cartes identiques, re-
groupant 16 modules de 32 processeurs élémentaires 1 bit a 10 MHz. Dans
sa configuration maximale elle contient 65536 processeurs élémentaires et
a une puissance de créte de 40 GFlops. Un module contient deux circuits
constitués de 16 processeurs élémentaires plus une unité de communication,
auxquels s’ajoutent une mémoire locale et une unité de calcul flottant. L’en-
semble des modules est relié a 'ordinateur frontal a travers un séquenceur
par un bus d’instruction et un bus d’adresse. Les circuits sont reliés entre
eux par un réseau de type hypercube (de degré 12 pour la configuration
maximale). Les liaisons internes d’un groupe de 16 processeurs élémen-
taires sont réalisées par un réseau d’interconnexion. Il s’agit d’un butterfly
a quatre étages [25]. L’essentiel des applications testées sur la CM-2 étant
de type scientifique, une unité de calcul flottant a été ajoutée afin d’ac-
célérer les calculs sur les nombres réels. Sur les dernieres versions de la
machine (CM-200), il est possible d’utiliser des processeurs travaillant en
format double précision (64 bits) pour améliorer la précision. Le gain de
temps obtenu grace a 'apport de 1'unité flottante est de 'ordre de 20 par
rapport au calcul série (addition bit a bit) sur les processeurs élémentaires.

Les communications possibles sont de trois types:

— les communications générales qui servent a envoyer un message d’un
processeur a n’importe quel autre. Elles utilisent une unité de com-
munication interne (un routeur a la CM-2), ce qui entraine une perte
sensible au niveau des performances.
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— les communications NEWS (North, East, West, South) qui permettent
d’envoyer un message sur un processeur voisin dans la topologie choisie.
Les processeurs exécutant la méme instruction, il n’existe pas de conflit
de liens. Ces communications sont donc tres rapides.

— les communications avec recombinaison. Elles permettent de commu-
niquer entre les processeurs d’une méme dimension de la topologie
choisie. Elles associent a la fois communications et opérations de re-
combinaison binaire des messages. Ces communications utilisent les
liens de ’hypercube reliant tous les circuits (groupe de 16 processeurs).
Par exemple, elles permettent de réaliser un produit scalaire sur une
ligne de matrice.

—~ DAP (D:istributed Array of Processors)

La DAP est une machine SIMD commercialisée par le constructeur anglais
AMT. Elle est constituée de processeurs 1 bit connectés en grille 64 x 64,
soit 4096 processeurs au total. Ces processeurs ont une fréquence d’horloge
de 10 MHz. La DAP a 4096 processeurs a une puissance de 560 MFlops. Les
communications se font selon les lignes et les colonnes de la grille. La bande
passante totale de la machine est de 5,2 Go/s. De plus, AMT a développé
des bibliotheques de communications et de calculs qui permettent a la DAP
d’étre particulierement bien adaptée au traitement du signal et d’images.

— MasPar MP-1 et MP-2

La MasPar MP-1 est une machine de type SIMD dont les processeurs cons-
tituent une grille torique octogonale [10], chaque processeur étant relié a
huit autres processeurs suivant les directions de la rose des vents. Les pro-
cesseurs élémentaires sont des processeurs 4 bits; ils fonctionnent avec une
fréquence d’horloge de base de 12,5 Mhz, et possedent chacun 16 Ko de mé-
moire. La MP-1 interconnecte de 1024 a 16384 processeurs. La MP-1216,
c’est-a-dire la MasPar a 16384 processeurs, a une puissance de 1,5 GFlops.
Chaque processeur de la grille est connecté a un séquenceur ou ACU (Array
Control Unit). Ce séquenceur est un processeur 4 bits possédant ses propres
registres, sa propre mémoire pour les données et les instructions. C’est lui
qui recoit le code exécutable, et qui est chargé, lors de I’exécution, d’envoyer
le code, ainsi que les données, aux processeurs de la grille.

Il y a trois types de communication sur la MP-1:

~ Les communications X-Net permettent a tous les processeurs élémen-
taires actifs d’envoyer un message a tous les processeurs se trouvant a
une distance donnée dans une des huit directions définies par les liens.

— Les communications via un routeur permettent de faire communiquer
entre eux n’importe quels processeurs. Le routage est réalisé grace a
trois niveaux de crossbars.
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— Les communications de type< proc > qui permettent d’établir des com-
munications entre les processeurs élémentaires et ’ACU (Array Control

Unit).

Digital vient d’annoncer la MasPar MP-2. Cette machine est une évolution
de la MP-1 et possede entre 1024 et 16384 processeurs 32 bits capables
chacun de réaliser 133 MIPS et 12,5 MFlops suivant les mémes principes.

Zephir

(C’est la premiere machine de Wavetracer [80]. Zephir est du type SIMD
et possede jusqu’a 8192 processeurs. La topologie adoptée par Wavetracer
est la grille tridimensionnelle, ce qui permet de traiter plus facilement les
problemes dans ’espace, tels que la diffusion de la chaleur ou encore le
traitement d’images tridimensionnelles. Un des avantages de cette machine
réside dans le déploiement de la grille tridimensionnelle, afin d’obtenir une
grille bidimensionnelle. Avec 8192 processeurs on peut donc avoir soit une
grille tridimensionnelle (16 x 32 x 16) soit une grille bidimensionnelle (64 x
128). Les processeurs de cette machine sont des processeurs élémentaires
1 bit ayant une fréquence d’horloge de 10 Mhz. Cette machine développe
700 MIPS pour 120 MFlops. Le but de Wavetracer est de construire des
machines massivement paralleles bas de gamme, et ne prenant pas de place.
En effet cette machine tient sur un bureau (elle n’est guere plus grosse
qu’une station de travail).

Récapitulatif

Les tableaux suivants résument les principales caractéristiques des machines

paralleles énumérées précédemment ainsi qu'un tableau comparatif des perfor-
mances réelles de ces machines (ces performances ont été obtenues avec un bench-

mark LINPACK par J. Dongarra [33]).
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Nom de la Puissance Nombre | Mode de Topologie
machine de de controle du réseau de
créte processeurs communication
Campus FX800 | 32 GFlops 800 MIMD | <réseau complet >
CM-5 262 GFlops 1024 MIMD fat-tree et
arbre binaire
Concerto 5 GFlops 76 MIMD reconfigurable
CS-2 51 GFlops 256 MIMD oméga
Fujitsu AP1000 | 4 GFlops 1024 MIMD tore
KSR 43 GFlops 1088 MIMD | anneau d’anneaux
nCUBE2 27 GFlops 8192 MIMD hypercube
Paragon 300 GFlops 4096 MIMD grille 2D
SP1 8 GFlops 64 MIMD oméga
T3D 4.8 GFlops 32 MIMD grille 3D torique
CM-2 40 GFlops 65536 SIMD hypercube
MasPar 1,5 GFlops 16384 SIMD tore 2D
Zephir 120 MFlops 16384 SIMD grille 3D
Récapitulatif des principales machines paralléles existantes
Type de nombre de Ras Ninaw | Niyo Rpeak
machine processeurs | GFlops GFlops
Thinking Machines CM-5 1024 59,7 52224 | 24064 131
Intel Delta (40 MHz) 512 13,9 25000 | 7500 20
Thinking Machines CM-200 (10 MHz) 2048 9,0 28672 | 11264 20
Alliant Campus FX800 (40 MHz) 192 4.8 17024 | 5768 7,7
SP1 128 3,8 26500 | 8000 16
KSR 256 3,4 10240 | 1824 10,2
Paragon 206 3,3 10000 - 10,4
Fujitsu AP1000 512 2,3 25600 | 2500 2,8
nCUBE 2 (20 MHz) 1024 1,9 21376 | 3193 2,4
MasPar MP-2216 16384 1,6 11264 | 1920 2,4
Intel iPSC/860 (40 MHz) 72 1,4 9000 3500 2,9
Meiko Computing Surface (40 MHz) 62 1,3 8500 | 3500 2,5
IBM RS/6000 Cluster (62,5 MHz) 8 0,694 | 10000 | 1500 1,0
MasPar MP-1216 16384 0,473 | 11264 | 1280 0,55

Performances des principales machines paralléles existantes

Les colonnes du tableau précédent donnent les quantités suivantes:

— R, est la performance en GFlops pour le plus grand probleme pouvant

etre exécuté sur la machine.

— Nz est la taille en octets (du nombre de données) du plus grand probleme
pouvant étre exécuté sur la machine.

— Ny est la taille en octets pour laquelle les performances obtenues sont

moitié de R,z
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— Reqr est la performance de créte de la machine.

1.9.3 Les grandes lignes actuelles

Les tendances qui se dégagent des nouvelles machines présentées ci-dessus
sont la généralisation du routage de type wormhole ou commutation de circuit
(avec I'apparition de routeurs matériels performants), et la disparition des ordina-
teurs frontaux (comme pour la CM-5 ou la Paragon ou les utilisateurs se connec-
tent directement sur un processeur de la machine, vu qu’un certain nombre de
neeuds ont un noyau systeme). Une autre tendance est la disparition des réseaux
< classiques > (hypercube, anneau, grille, etc.) au profit de réseaux multi-étages
comme sur la C5-2 de PCI, la SP1 d'IBM. [’avantage de ces réseaux est de garan-
tir le choix entre de nombreux chemins pour faire communiquer deux processeurs
quelconques. De plus, vues les méthodes de routage utilisées dans ces machines, le
cout de communication entre deux processeurs reste sensiblement le méme, quel
que soit I'emplacement de ces processeurs dans la machine. On voit également
apparaitre la notion de machines extensibles (scalable): en ajoutant des cartes on
peut augmenter le nombre de processeurs de la machine, sans que les utilisateurs
aient a modifier leurs applications pour travailler sur la machine complete.

De plus, il émerge deux stratégies: la premiere consiste a chercher la plus
grande puissance de calcul: c’est celle adoptée par les grands constructeurs tels
que Cray, Intel, Thinking Machines Corporation, etc.; la deuxieme consiste a
maximiser la puissance a prix constant : c’est le cas des machines a base de Trans-
puter, des constructeurs Wavetracer et Alliant, etc.

En marge de ces machines développées par des industriels (souvent en col-
laboration étroite avec des universités), de nombreux projets universitaires ont
pour objet la construction de machines paralleles dédiées a la programmation
fonctionnelle, au traitement d’images, etc.

Outre ces machines paralleles <« traditionnelles >, on voit apparaitre une uti-
lisation des réseaux de stations de travail comme machines paralleles, grace a
des logiciels tels que PVM (Parallel Virtual Machines) [8], Express, P4 [11]. Les
stations de travail sont reliées entre elles par un réseau Ethernet ou FDDI (Fiber
Distributed Data Interface) ou par un Token-ring [74].

Un probleme subsiste : le refroidissement

De tous temps, les constructeurs ont multiplié la puissance des processeurs par
le nombre de processeurs de leur machine parallele, pour annoncer sa puissance
maximale. Cependant, il ne suffit pas d’assembler indéfiniment des processeurs
pour avoir des systemes toujours plus puissants. Un premier probleme est la lon-
gueur des connexions (c’est la raison principale de la limite a 16384 nceuds de
la CM-5). Un autre probleme est le refroidissement du systeme. On ne peut pas
regrouper un grand nombre de processeurs dans un espace réduit sans connaitre
des problemes de surchauffe. Ces problemes n’étaient a présent connus que dans
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le cadre des supercalculateurs (par exemple, Cray). Les techniques de refroidis-
sement liquide employées par Cray ne sont stirement pas applicables directement
sur des machines de la taille d’un gymmnase (taille de la CM-5 & 16384 processeurs),
et il faudra donc reconsidérer certains parametres des réseaux. Par 'augmenta-
tion du nombre de composants dans les processeurs, plus de courant circule et
donc plus de chaleur se dégage. Sur son dernier processeur, le Pentium (destiné
pour le moment a succéder au 80486), Intel a di installer un ventilateur sur le
processeur afin d’éviter que celui-ci ne fonde apres un quart d’heure d’utilisation.
DEC a rencontré ce type de probleme avec I’Alpha.

1.10 Perspectives

Certains constructeurs annoncent pour leurs machines des performances de
I’ordre d’une centaine de GFlops, mais, sur des applications réelles, les machines
que nous avons présentées ne dépassent guere quelques dizaines de GFlops. Ceci
est di aux communications entre processeurs, et a la non-optimisation du code
pour chaque processeur. En effet, la puissance des processeurs a augmenté plus
vite que les performances des liens de communication, actuellement les proces-
seurs calculent a des vitesses de l'ordre de 100 MFlops alors que les débits des
liens sont de I'ordre 15 Mo/s! ce qui fait que les processeurs passent une grande
partie de leur temps a attendre des données. De plus, les applications doivent
rester portables pour éviter de réécrire le code chaque fois que l'on change de
machine. Ceci implique qu’il est difficile de tirer parti des spécificités des proces-
seurs sur lesquels on travaille. Comme, les applications sont écrites en langage
de haut niveau, il faut donc fournir rapidement des compilateurs adéquats avec
chaque nouvelle machine.

Ainsi, pour répondre a la demande croissante de puissance de calcul, un certain
nombre de constructeurs tels que Cray, Intel ou Thinking Machines Corporation
envisagent de construire prochainement des machines atteignant les 3T (Tera-
Flops, Teraoctets, Teraoctets/seconde). Pour atteindre les 3T, les constructeurs
prévoient d’une part de mélanger des techniques SIMD et MIMD, et d’autre part
de rendre les processeurs plus performants. Le CMOS et le BICMOS n’ont pas
encore atteint leurs limites physiques (on parle moins de 'arséniure de gallium
GaAs), et le < tout optique » [38] ne semble pas recueillir beaucoup de suffrages.
On compte sur les supraconducteurs, la fibre optique, ou encore 'augmentation
des possibilités d’intégration pour augmenter les performances. Par exemple, In-
tel a réussi a intégrer quatre processeurs élémentaires sur un seul substrat en
laboratoire (Micro 2000), mais seulement deux en pratique (Pentium, ou il y a
deux processeurs 80486 sur le méme substrat). Ces technologies restent encore
expérimentales et sont tres onéreuses. Cependant, NEC a réussi a produire, avec
ces techniques, des processeurs développant 0,2 GFlops [82]. Une production a
grande échelle devrait pouvoir réduire les coiits de fabrication.

Les processeurs RISC comportent de plus en plus d’instructions (par exemple
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168 pour le Alpha, 155 pour le HP, 118 pour le Viking, etc.), ce qui les éloigne
radicalement du concept de jeu d’instructions réduit. Par ailleurs, les proces-
seurs CISC utilisent des instructions de plus en plus simples. L’idée est donc de
fusionner ces deux principes. Par exemple, Intel est arrivé a exécuter plusieurs
instructions par cycle d’horloge sur ses processeurs 80486 a architecture CISC.
Les derniers processeurs d’Intel comme le 1960 et le Pentium combinent les tech-
niques RISC et CISC: ce sont des processeurs de type superscalaire.

Les super-machines paralleles ne remplaceront pas des calculateurs moins am-
bitieux, mais plus efficaces, pour les applications courantes. Ces super-machines
seront dédiés a une classe d’applications qui nécessitent les 3T : les prévisions
météorologiques sur de longues périodes, la modélisation du génome humain, ou
encore la dynamique des battements du cceur (actuellement un jour de CPU Cray
modélise un battement).

Des machines plus communes pourront connecter de 4 a 20 processeurs per-
formants sur un bus, limite probable due aux problemes posés par la cohérence
des caches. Un gain en performance évident devrait étre obtenu en mode multi-
utilisateurs par répartition de la charge des utilisateurs sur les processeurs. Enfin,
des réseaux locaux a haut débit permettront d’accéder a ces différentes machines
depuis les stations individuelles.
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Chapitre 2

Modeles de communications et
topologies

2.1 Introduction

Lorsque 'on exécute un programme sur une machine parallele a mémoire
distribuée, le temps d’exécution de ce programme dépend du temps de cal-
cul et de la durée des communications entre les processeurs. Pour minimiser le
temps d’exécution d’'un processeur il est donc en particulier nécessaire de toujours
< alimenter » les unités de calcul, c’est-a-dire de réduire les temps d’attente de
données provenant d’autres processeurs. Il faut donc d’abord minimiser le volume
global de données a échanger entre les processeurs, puis minimiser le cout de ces
échanges en développant des stratégies, c’est-a-dire des algorithmes de communi-
cation efficaces (voir livre livre communications dans les réseaux de processeurs
7).

Il existe de nombreux articles sur le sujet des communications. Le groupe
<«RUMEUR > (opération de C?) dispose d’'une bibliographie de plus de deux
cents articles! Cependant 1’étude de ces articles montre que les hypotheses utili-
sées different souvent, ce qui rend difficile une quelconque comparaison de 'effica-
cité des solutions proposées. De plus, de nombreuses études utilisent des modeles
abstraits et les résultats sont parfois peu exploitables sur des machines distri-
buées. Afin de réaliser par la suite une étude comparative des différents algo-
rithmes de communication, nous prendrons le modele qui correspond le mieux
aux communications dans les machines paralleles & mémoire distribuée de ces
dernieres années.

Le but de ce chapitre est de présenter les différents modes de routage utilisés
dans les machines a mémoire distribuée actuelles, ainsi que les modélisations des
cotts de communication qui leur sont associées. En outre, la topologie du réseau
sous-jacent est un parametre important pour les communications. La derniere
partie de ce chapitre sera consacrée a la présentation des topologies les plus
utilisées a I’heure actuelle.

49
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2.2 Communications dans un noeud

Dans le chapitre 1 nous avons présenté la modélisation d’un nceud, sans en
expliquer la gestion ni les contraintes associées. C’est ce que nous allons exposer
maintenant.

2.2.1 Gestion des messages

Dans ce paragraphe, nous présentons sommairement la gestion de la recep-
tion ou de I’emission de messages entre deux processeurs: lorsqu’un neceud veut
communiquer avec un autre, il utilise un de ses liens connectés au réseau d’in-
terconnexion. Il est alors important pour les performances des algorithmes que
les unités de traitement ne soient pas interrompues. Pour cela chaque lien est
couplé & une interface du type DMA (Direct Memory Access). Cette interface
peut accéder a la mémoire ou aux caches de données sans interrompre les autres
unités du nceud.

Du fait que les noeuds deviennent de plus en plus puissants, et qu’ils disposent
de systemes multi-taches, il n’est pas rare que plusieurs processus s’exécutent sur
un méme neeud. Le nombre de processus peut donc étre tres largement supérieur
au nombre de liens du neeud, ce qui pose un probleme lorsque les processus veulent
communiquer avec d’autres processus se trouvant sur d’autres noeuds du réseau.
Pour résoudre ce probleme, on considere que les noeuds communiquent avec leurs
voisins en échangeant des messages sur des canauz. Un canal est une liaison point
a point, uni-directionnelle, entre deux noeuds reliés par un lien physique. Plusieurs
canaux peuvent partager un méme lien physique, on parle alors de multiplexage.

Sur chaque nceud peut étre installé un routeur. Le role de ce routeur est
d’acheminer les messages entre nceuds non voisins. Les routeurs réalisent de facon
distribuée un algorithme de routage qui spécifie le chemin a suivre dans le réseau
pour se rendre de tout nceud = vers tout nceud y. Cet algorithme est décrit par
une fonction de routage. Localement, le routeur choisit, pour chaque message
qui arrive sur un des canaux d’entrée du nceud, le canal de sortie qui convient.
Pour cela, il peut utiliser des tables. Ce genre de méthode n’est cependant pas
couramment utilisé dans les machines multiprocesseurs (au contraire des grands
réseaux planétaires comme par exemple le routage du courrier électronique sur
Internet ), et les multiprocesseurs utilisent le plus souvent une méthode de routage
basée sur une arithmétique simple qui peut étre implantée avec une mémoire
programmable (en technologie CMOS) sur le nceud.

2.2.2 Les contraintes de communication

Malheureusement, pour les utilisateurs on ne peut pas réaliser des commu-
nications aussi facilement sur une machine parallele a mémoire distribuée. En
effet, suivant les technologies et les techniques employées un certain nombre de
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restrictions existent sur les facons et les possibilités de faire communiquer deux
neeuds ensemble.

Une premiere restriction peut provenir du type méme des liens utilisés dans
le réseau. Considérons deux processeurs voisins p; et po reliés entre eux par un
lien.

— Si les communications entre ces deux processeurs ne peuvent se faire dans
un sens, c’est-a-dire que p; peut envoyer un message a ps mais ps ne pourra
jamais envoyer de message a p; par ce lien alors ce type de lien est dit
monodirectionnel.

— Si les communications entre ces deux processeurs peuvent se faire dans
les deux sens c’est-a-dire que p; peut envoyer un message a ps et que po
peut aussi envoyer un message a p; par ce lien alors ce type de lien est dit
bidirectionnel.

Une deuxieme restriction peut avoir trait a I’échange simultané de données
entre deux nceuds voisins. Considérons deux processeurs p; et py reliés par un
lien de communication bi-directionnel.

— Si un seul message a la fois peut circuler entre p; et py, soit de p; vers po,
soit de py vers py, le lien est dit half-duplex.

— Si deux messages peuvent circuler au méme instant sur le méme lien, I’'un
transitant de p; vers py et 'autre de py vers py, le lien est dit full-duplex.
C’est le cas le plus fréquent en pratique.

Une autre restriction pourra étre due aux limitations des possibilités de com-
munication entre I'interface mémoire et les liens de communication pour chaque
neeud.

— Si, lors d’une communication, chaque nceud ne peut envoyer ou recevoir un
message que sur un seul lien a la fois, les communications sont dites 1-port.
Cette contrainte qui limite les échanges est donc aussi appelée processor-
bound ou whispering (littéralement en murmurant). C’était le cas pour

I'iPSC/1 d’Intel.

— Au contraire, si chaque nceud peut utiliser simultanément tous ses liens,
alors les communications sont dites A-port, ou A fait référence au nombre
de liens maximum des nceuds du réseau. C’est maintenant le nombre de
liens qui limite les communications. Ce schéma est aussi appelé link-bound
ou shouting (littéralement en criant). C’est le cas des systemes a base de

Transputers ('T800 ou T9000), 'WARP, CM2 ...

— Entre ces deux cas les plus fréquents, il y a celui ou seulement k liens de
communication parmi les A disponibles sont simultanément utilisables. On



52 Chapitre 2. Modéles de communications et topologies

se trouve alors dans un schéma k-port. Les communications sont limitées
par le nombre maximum de DMA gérant les transferts de données entre la
mémoire des processeurs et leurs liens de communication. On trouve donc
aussi 'appellation DMA-bound. Exemples de machine: les systemes a base
de Transputers avec multiplexage comme les FPS série T.

2.3 Différents modes de commutation

La transmission d’un message entre deux nceuds non directement liés s’effectue
grace aux routeurs des nceuds intermédiaires. Chaque routeur recoit une adresse
de destination, qu’il décode pour déterminer le canal de sortie, et envoie cette
adresse sur ce canal. C’est ce qu’on appelle la commutation du routeur. Le temps
mis par le routeur pour réaliser sa commutation est appelé la latence.

Il existe différentes techniques de commutation, voici la description des plus
utilisées.

2.3.1 Commutation de circuit (circuit-switched)

La commutation de circuit consiste a établir un chemin entre les deux neeuds
qui veulent communiquer, avant d’envoyer le message. Le fonctionnement est le
suivant : I’émetteur envoie un en-téte (header) en direction du récepteur. Dans
chaque nceud traversé I’en-téte réserve un canal afin de construire un circuit. Une
fois I’en-téte arrivée a destination, un accusé de réception (acknowledgement) est
émis par le récepteur en direction de I’émetteur. Cet accusé de réception emprunte
le circuit précédemment établi. A la réception de cet accusé, ’émetteur envoie le
message en une seul fois [12]. La figure 2.1 décrit ce fonctionnement. Sur cette
figure I’en-téte est noté h et 'accusé de réception a.

Il est impossible a d’autres messages d’emprunter une partie d’un circuit déja
établi tant que le circuit n’est pas libéré. Ce mode de fonctionnement correspond
au principe du téléphone.

Exemple. Le direct connect qui est proposé par Intel sur les hypercubes de la
série iPSC/2 et iPSC/860 est un routage de type commutation de circuit.
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Message h
h ——
@ O O O @
Emetteur Récepteur
h ——s
@ O O O @
.
[
h ——s
@ O O O @
=— a
@ O O O @
.
o
=— a
e O—OC—"C0C—@
Message —=
@ O O O @

Fra. 2.1 : Commutation de circust.

2.3.2 Commutation de messages (store-and-forward)

Dans ce mode de commutation, I’émetteur envoie en une seule fois le message
et I'en-téte. Le message avance alors vers sa destination en étant stocké dans
chaque noeud intermédiaire. A chaque étape, le canal emprunté est aussitot libéré.
Cette technique est connue sous le nom de store-and-forward [12].

Le défaut de cette technique est de nécessiter une taille de registre importante
pour stocker le message sur les processeurs intermédiaires. En fait, ces messages
sont généralement stockés en mémoire, or les acces mémoire sont proportionnels
a la taille des messages d’ou un ralentissement des communications. Par contre
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I’avantage de cette technique est que tous les processeurs intermédiaires ont eu
connaissance du message, ce qui est fort utile dans les schémas de communication
globaux comme la diffusion (voir chapitre 5).

Exemple. La Computing Surface de Meiko, les T-Node et Mega-Node de Tel-

mat, ou les Volvox d’ Archipel utilisent un routage par commutation de messages.

2.3.3 Commutation de paquets (packet-switched)

Ce mode est une adaptation du mode store-and-forward: en effet le message
initial est découpé en paquets de taille fixe, chaque paquet possede un en-téte et
est sont envoyés les uns a la suite des autres, ce qui permet de bénéficier d’un
effet pipeline (voir description précise a la section 2.5.1).

Ce mode de commutation présente deux avantages. Le premier est du a la
taille fixe des paquets et a leur petite taille. En effet, les paquets vont pouvoir
étre stockés dans les registres du routeur au lieu que le message complet soit
stocké en mémoire. La capacité de stockage nécessaire sur un nceud pour un
canal se limite donc a la taille d’un paquet. Comme chaque paquet possede un
en-téte, le deuxieme avantage est de pouvoir router les paquets indépendamment
les uns des autres, les paquets peuvent méme emprunter des chemins différents.

Notons que ceci implique un surplus de communications engendré par le sup-
plément d’information ajouté a chaque paquet, notament pour la recomposition
du message a partir des différents paquets.

Ceci est schématisé par la figure 2.2.

M3 [ h| M2 | h| M1 |h

M1 h —=
@ O O O @
Emetteur Récepteur
M2 h M1 h —=
@ O O O @
[
[
[
M3 h —=
@ O O O @

Fia. 2.2 : Commutation de paquets.
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2.3.4 Routage wormhole

Dans ce mode de routage, le message est découpé en paquets de petite taille
que l'on appelle flits (flow control digit) [6, 8] (égals a la taille de la queue d’un
canal). Le premier flit contient ’adresse de destination, et les autres des morceaux
du message. Le premier flit avance dans le réseau et établit le chemin, il est
directement suivi par les autres flits (voir figure 2.3). Une fois que le dernier flit
a traversé un canal, ce dernier est alors disponible pour un nouveau message.

Si le premier flit ne peut plus avancer car le canal qu’il doit emprunter est oc-
cupé, il attend que ce canal se libere. Les flits qui le suivaient sont stockés dans les
queues des canaux qu’ils occupaient, bloquant ainsi le chemin. On peut comparer
le cheminement d’un message dans ce mode a celui d’un ver qui progresse sous
la terre. Notons qu’une fois que le flit de téte a été affecté a un canal, ce canal
ne peut transmettre aucun flit d’'un autre message tant que le message originel
n’est pas passé: < on ne peut pas couper le ver >.

Remarque.

Cette technique de routage permet au récepteur de recevoir des morceaux du
message avant que I’émission du message ne soit terminée, ce qui se produit pour
des messages longs. Mais elle permet aussi, dans le cas de messages tres courts de
libérer les canaux proches de ’émetteur avant le début de la réception du premier
flit par le destinataire. Un probleme se pose si la distance entre les deux neeuds est
grande, en effet, des erreurs de transmission peuvent se produire, d’ou la nécessité
d’introduire un protocole d’accusé de réception des flits dans ce cas-la.

Il est important de bien distinguer ce mode de routage des routages par com-
mutation de paquets et des routages par commutation de circuit (ou circuit-
switched). En effet, dans le routage par commutation de paquets, chaque paquet
contient en en-téte ’adresse de destination et peut donc étre routé indépendam-
ment des autres paquets. Au contraire, dans le cas du wormhole, seul le premier
flit contient ’adresse de destination et tous les flits suivent le méme chemin. Dans
le routage par commutation de circuit, il faut établir un circuit physique entre
les correspondants. Dans le cas du wormhole, il n’y a pas construction de circuit
physique: le circuit n’est que virtuel et n’existe qu’entre le premier et le dernier

flit.

Exemple. Le wormhole a été choisi par Inmos pour la nouvelle série des Trans-
puters T9000 et des crossbars C104. La CM-5 de Thinking Machine Corp., la
Paragon d’Intel, la CS-2 de PCI utilisent aussi ce type de routage.
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F3 F2 F1 h
h —
@ O O O @
Emetteur Récepteur
F1 h —
@ O O O @
]
[
]
F1 h —
@ O O O @
F2 F1 ——=
@ O O O @
F3 FR2 —=
@ O O O @

® O—O0O—0C—@

Fia. 2.3 : Routage wormhole

2.3.5 Virtual-cut-through

Le virtual-cut-through a été introduit par Kermani et Kleinrock [12]. Ce mode
de routage est identique au wormhole sauf quand la propagation du premier flit
d’un message est impossible. Cette fois-ci les flits contenant le corps du message
continuent a avancer et sont tous stockés sur le noeud ou le premier flit s’est
trouvé bloqué, ce qui présente ’avantage de libérer des canaux qui peuvent étre
ainsi utilisés par d’autres messages. Le routeur doit donc disposer de queues de
tailles arbitrairement grandes, ce qui ne permet pas de l'intégrer facilement sur
un neceud.
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2.3.6 Le mode transparence

Le probleme commun a la commutation de circuit et a la commutation de
paquets, du wormhole et du virtual-cut-through est que les nceuds intermédiaires
ne peuvent pas lire les flits qui transitent par leur routeur. En effet, en mode
wormhole par exemple, lorsqu’un message est émis par un neeud x a destination
de z, et que ce message transite par un neceud y lors du routage, le message n’a
pas été stocké dans la mémoire de y, mais seulement dans les registres du routeur.
Ceci pose des probleme lors de schémas de communication tels que la diffusion.
(C’est pourquoi le mode transparence fait 'objet d’études de la part de C. T. Ho,
dans ce mode les noeuds intermédiaires pourraient lire les flits qui transitent par
leur routeur.

2.4 Modélisation du temps de communication

Pour évaluer le coit d'un algorithme sur une machine a mémoire distribuée
il est nécessaire de connaitre le colt des communications. Afin, de le déterminer
différents modeles, des plus simples aux plus proches des machines, du cout d’une
communication ont été proposés.

Notons que les modeles cités dans cette section ne tiennent pas compte des
problemes de congestion, c’est-a-dire que 1’on considere que tous les canaux sont
libres.

2.4.1 Modele temps constant

Dans ce modele, on considere qu’une communication entre deux nceuds voisins
cotte une unité de temps et ne dépend pas de la taille du message communiqué.

T =1. (2.1)

De méme la communication entre deux nceuds distants de d va couter d unités
de temps.

Ty = d. (2.2)

Dans ce modele, les messages peuvent étre découpés et recombinés sans affec-
ter le temps de transfert. Comme le cotit de la communication ne dépend pas de
la taille du message, un nceud qui a recu précédemment deux messages a intérét
a combiner les deux messages au lieu de faire deux envois séparés. A l'inverse,
le découpage d’un message en petits paquets cotitera plus cher, car 'envoi de
chaque paquet coutera 1 unité. Ce modele est peu réaliste et n’a guere qu’un
intéréet théorique.
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2.4.2 Modele temps linéaire

Dans ce modele le temps de transmission d’un message de taille L entre deux
processeurs voisins est modélisé par la somme :

— d’un temps d’initialisation (start-up) 3 représentant le temps des initiali-
sations de registres mémoire, ou le temps de procédures d’envoi/accusé de
réception ;

— et d’'un temps de propagation L7 proportionnel a la taille L du message
communiqué. T représente le temps de propagation d’une unité de message.
La bande passante d’un lien est donc l'inverse de 7.

T, =3+ L. (2.3)

Ce modele [16, 18] se rapproche plus de la réalité des machines & mémoire
distribuée [3, 17] que le modele temps constant. Mais comme on le verra au
chapitre 6, i1l peut étre encore amélioré.

Voici pour quelques machines les valeurs de 3 et de 7:

B psec | T psec/octet
Ametek 2010 0.08 0.035
CM-2 - 0.100
CM-5 73 0.1
Fujitsu AP 1000 0.04 0.040
iPSC/1 1000 1.000
iPSC/2 136 0.384
iPSC/860 350 0.2
MegaNode 4.85 1.125
Meiko CS-1 250 1.000
nCUBE 446 2.500
FPS T40 830 1.430

Il convient de faire plusieurs remarques relatives a ce tableau:

— il faut se garder de comparer de facon brutale les valeurs du tableau pour
en déduire une hiérarchie entre les machines. En effet, certaines valeurs de
start-up par exemple ne sont pas directement comparables car elles pro-
viennent de mesures effectuées dans des environnements logiciels différents.
C’est le cas pour les iPSC et le MegaNode.

— sur les iPSC [4, 3], le temps de propagation est plus important pour les
messages longs que pour les courts (limites respectives a 1Ko dans le cas
de I''PSC/1, et a 100 octets dans le cas de 'iIPSC/2). Ceci est d a un pro-

cessus de vérification de ’espace mémoire disponible chez le destinataire
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avant I’émission de gros messages. La modélisation temps linéaire ne s’ap-
plique pas directement, il faut modifier le modele afin de considérer cette
discontinuité des parametres.

Dans ce modele, la communication entre deux noeuds distants de d va dépendre
du mode de routage.

Commutation de messages

Dans le mode store-and-forward simple, le message est transmis de voisins en
voisins, ce qui revient a faire d communications de voisin a voisin, d’ou un temps
de communication égal a:

Ty =d(B + Lr). (2.4)

Commutation de circuit et wormhole

Pour ces deux modes de routage, le parametre 3 se décompose en un start-up
a du au protocole de communication dans le noeud et a la somme des temps ¢
nécessaires pour commuter chaque routeur des nceuds intermédiaires [14], d’ou
un temps de communication égal a:

T;=a+dé+ Lr. (2.5)

On peut remarquer que si 'on fait une communication entre deux voisins
suivant ces modes de routage on trouve que g =06 + a.

2.4.3 Les autres modeles

Les modeles exposés jusqu’a présent sont les plus utilisés, mais il existe dans
la littérature d’autres modeles dont voici les principaux :

— Une étude menée par Bertsekas et al. [2] sur les communications dans les
hypercubes utilise les hypotheses suivantes: le transfert d’informations sur
les liens se fait par paquets de taille fixe. Il n’est pas possible de découper, ni
de combiner les paquets entre eux. Envoyer un paquet prend un temps 1, et
envoyer p paquets prend un temps p. Plus généralement, on peut modéliser
le temps voisin a voisin par :

L étant la longueur du message a envoyer, m la taille des paquets, et % la
bande passante des liens.
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— Touzene et Plateau [19] ont étudié les communications dans le tore en sup-
posant que le temps d’initialisation des communications était nul. Les mes-
sages peuvent ainsi étre découpés et recombinés si nécessaire. Cela corres-
pond au modele:

T1:LT

ou L est la longueur du message a envoyer, et % est la bande passante des
liens. Ce modele est utilisable sur des messages de grande taille, ¢’est-a-dire

Lt > 3.

— Il est possible d’affiner le modele temps linéaire. En effet ce modele ne tient
pas compte du nombre de liens utilisés a la fois sur chaque nceud. Des
expérimentations [9] montrent que le temps d’initialisation et le temps de
propagation peuvent tous deux dépendre du nombre de liens utilisés par un
processeur a un instant donné. En effet, il faut payer le prix de la gestion
logicielle du parallélisme des liens. Le modele est de la forme:

Ty = Bp+ L7y,

ou L est lalongueur du message a envoyer, et ;. et 7. sont respectivement les
temps d’initialisation et de propagation lorsque le processeur communique
en utilisant k liens. Faire varier 7 est aussi la méthode que 'on peut utilisée
pour modéliser les communications dans les machines a communications
hiérarchiques.

2.5 Comparaison des principaux modes de rou-
tage

Comme nous ’avons vu au chapitre 1 les trois modes de routage les plus
répandus dans les machines a mémoire distribuée sont le store-and-forward, la
commutation de circuit et le wormhole, c’est pourquoi il est intéressant de com-
parer rapidement ces différents modes de routage.

Comme le montrent les équations 2.4 et 7.2, le routage store-and-forward
s’effectue approximativement d fois plus lentement que dans le routage wormhole
ou par commutation de circuit.

Voici un tableau récapitulatif, rappelant les principales différences entre le
mode store-and-forward et les modes wormhole et commutation de circuit. Ce
tableau indique aussi des valeurs expérimentales des parametres caractéristiques
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des communications.

Store-and-forward Wormhole ou Circuit
Un neeud stocke tout le message 1 flit
en mémoire sur un registre du routeur
Blocage possible sur un noeud sur un chemin
Communication
a distance d d(g+ L) a+dé+ Lt
Exemples de T-node, iPSC/1, iPSC/2, iPSC/860, T9000
machines nCUBE, Cosmic-cube nCUBE-2, MDP (MIT)
Valeurs iPSC/1: 8 = 1000 ps iPSC/860: o = 350 ps
7 =1 ps/octel 6 =10 us, 7= 0.2 us/octet

Il existe cependant des techniques logicielles qui peuvent étre utilisées pour
accélérer les communications dans le mode store-and-forward, en particulier la
technique du pipeline ou encore la technique du pipeline couplée a 'utilisation de
chemins disjoints.

2.5.1 La technique du pipeline

Pour réduire le temps de transmission dans le mode de routage store-and-
forward, on peut découper le message de longueur L en paquets, et les transmettre
les uns a la suite des autres. C’est la technique du pipeline. Pour pouvoir utiliser
cette technique il est nécessaire de travailler en mode 2-port, car chaque noeud
intermédiaire doit pouvoir émettre et recevoir sur deux canaux différents.

Soit d la distance entre la source et la destination. On découpe le message
de longueur L en paquets de taille ¢. Supposons pour simplifier 'exposé, que L
est divisible par ¢. Les paquets sont alors transmis les uns apres les autres sur
le chemin de routage entre la source et la destination. Le premier paquet arrive
apres un temps d(3 + ¢7). Puis il arrive un paquet a chaque étape, et comme il
reste % — 1 paquets de taille ¢, il est nécessaire d’attendre encore (% —1)(B+qr)
pour que la destination ait recue la totalité du message. Le temps de transmission
est alors:

T, = d<ﬂ+qr>+<§—1><ﬂ+qr>

= (d+ g —1)(8+q7).
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Le temps Ty est une fonction de ¢. La taille de paquet ¢ qui minimise Ty(q)
est ¢min = ,/%. On obtient, pour cette taille de paquet, un cott de

(,/(d_ 1)ﬁ+¢ﬁ)2.

Ainsi, pour un L tres grand, on obtient un temps de communication dans le
mode store-and-forward en Lt + o(L), ce qui masque I'influence de la distance.
En cas de messages longs, ce temps devient comparable a celui de I’équation 2.5
obtenue dans le mode de routage wormhole et de méme, le chemin complet devient
inutilisable pour le transfert d’autres messages.

2.5.2 La technique des chemins disjoints

Parmi tous les chemins reliant une source et une destination, il s’agit de
trouver un certain nombre de chemins disjoints et de router certains paquets sur
ces chemins disjoints [11].

Soit # le nombre de ces chemins disjoints de longueur au plus d’ > d, on peut
découper le message initial de longueur L en # blocs et router chaque bloc de
longueur % (supposée ici aussi entiere pour simplifier la présentation) indépen-
damment sur chacun des chemins. Le temps de transmission devient :

To=d'(5+ 57)

dans le mode store-and-forward, et

L
T,=a+dé+ 57’
dans le mode wormhole.
De plus, dans le mode de routage store-and-forward, on peut pipeliner indé-

pendamment les 6 blocs sur chacun des chemins pour obtenir un temps de:

(%)

ce qui reste comparable au mode wormhole pour des messages assez grands.
Pour conclure, I'utilisation simultanée de # chemins sur # parties différentes
du message sous I’hypothese multi-ports, revient a augmenter la bande passante.

2.6 Description des principales topologies

Pour minimiser le temps de communication entre deux nceuds, un des premiers
parametres a minimiser est la longueur du chemin que le message va parcourir



2.6. Description des principales topologies 63

entre les deux nceuds. Une bonne modélisation des architectures a mémoire dis-
tribuée est alors donnée par un graphe G = (V, F), ou 'ensemble V' des sommets
du graphe représente les nceuds, et ’ensemble F des arétes représente les liens de
communication entre les noeuds. La théorie des graphes [1] est tres utile dans ce
cadre-la.

Comme nous ’avons vu au chapitre 1 et dans le chapitre 2, il existe deux
types de réseaux: les réseaux point a point et les réseaux multi-étages. Du point
de vue des communications les réseaux multi-étages posent moins de problemes
du fait que chaque nceud est relié a tous les autres (le réseau peut étre vu comme
un réseau complet). Mais il reste des problemes de congestion lorsque 1’on veut
réaliser des schémas de communications globales. De plus, dans ces réseaux 'uti-
lisateur n’a pas acces aux commutateurs du réseau, c’est-a-dire qu’il ne peut pas
agir sur les chemins empruntés par ses messages. C’est pour cela que nous nous
sommes plus particulierement intéressés aux réseaux point a point.

Parmi les réseaux existant, les hypercubes, les grilles, les grilles toriques et
les De Bruijn ont été les plus utilisés et les plus étudiés. La description de ces
réseaux va permettre de mettre en valeur leur degré, leur diametre, leur nombre
de neeuds et leur nombre de liens, des parametres qui leurs sont caractéristiques.

2.6.1 Les hypercubes

L’hypercube est sans doute le réseau qui a d’abord été le plus étudié [11, 18, 16]
et le plus utilisé dans des machines paralleles. Ce type de réseau a été employé
par Intel dans la série des iPSC, par nCUBE, par FPS et dans les Connection
Machines 1 et 2.

On appelle hypercube de dimension n et on note H(n), le graphe dont les som-
mets sont les mots de longueur n sur un alphabet a deux lettres 0 et 1, et dont deux
sommets sont adjacents si et seulement si ils different en une seule coordonnée.
Un sommet, noté xyxy---x;---x,, est donc relié aux sommets xyxy- - T; -« - Ty,
avec 1 = 1,2,...,n [15].

H(n) est de degré n, de diametre n, il possede 2" sommets et n2"~! arétes.

H(n) peut étre défini récursivement a partir de deux copies de H(n — 1). Il
suffit de relier entre eux les sommets de méme numéro. Les sommets du nouvel
hypercube sont obtenus en préfixant les sommets des deux copies respectivement
par 0 et par 1. Cette propriété est tres intéressante du point de vue algorithmique

[13].



64 Chapitre 2. Modéles de communications et topologies

Fia. 2.4 : Hypercube de dimension 4

2.6.2 Les grilles

Ce réseau a lui aussi été tres étudié. Grace a ces études Intel a construit la

Paragon.

La grille de dimension 2, notée M(p1,p2), est la somme cartésienne de 2
chaines ayant p; sommets, avec 1 = 1, 2.

M (p1,p2) est de degré 4 ( sauf sur les bords) de diametre (p1 — 1) + (p2 — 1)
et possede p; X py sommets, et 2p;py — p1 — p2 arétes.

Du fait de son diametre élevé, il faut des liens de communication tres rapides
pour compenser 1’éloignement des nceuds.

Fic. 2.5 : Grille M(5,4)

2.6.3 Les grilles toriques

Intel a aussi construit une machine parallele ayant un réseau en grille torique :
il s’agit du iWarp. Des études sur ce réseau ont été menées par Y. Saad et M.H.

Schultz [16].
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La grille torique de dimension n, notée T'M(p1, pa, ..., pn), est la somme car-
tésienne de n cycles C;, avect = 1,2,...,n.

T M(py,ps) est de degré 4, de diametre [ 5| + [ 2| et possede p; X py sommets,
et 2pipy arétes.

L’avantage de ce réseau par rapport a la grille est de diviser le diametre par
un facteur 2 et d’étre un graphe plus régulier.

o o o

olélel e
ce e

o o o
o o o
Fic. 2.6 : Grille torique TM(5,4)

2.6.4 Les de Bruijn

Le graphe de De Bruijn orienté, noté B(d, D), est le graphe dont les sommets
sont tous les mots de longueur D sur un alphabet de d lettres.
Pour tout sommet xyx5--- 2 p, il existe un arc de x5 - - - xp vers chaque sommet
xaw3 -+ xpA, A étant une lettre quelconque de 'alphabet. En pratique, on se
limite souvent a d = 2.

B(d, D) est de degré d, de diametre D et possede d” sommets, et dPF1 arétes
[7, 10].

L’avantage de ce réseau est de posséder un grand nombre de nceuds pour un
diametre tres faible. Pour le moment, ce réseau a été utilisé uniquement par la
NASA en traitement du signal [5].

001 011

101
000 111
010

100 110

Fic. 2.7 : De Bruin B(2,3)
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Afin d’obtenir la version non orientée du de Bruijn, il faut supprimer les
boucles des nceuds (000...0), (111...1) et ne plus tenir compte de I'orientation des
arcs.

2.7 Conclusion

Sur les machines paralleles les communications sont tres coiiteuses, car la
vitesse de transfert sur les liens de communications est nettement inférieure a
la vitesse de calcul des processeurs (vitesse de transfert de 'ordre de 10 Mo/s
alors que la vitesse de calcul est de I'ordre de 80 MFlops cf. chapitre 1). Le
fait de connaitre le mode communication, sa modélisation, le type de liens et la
topologie du réseau que ’on utilise va nous permettre de développer des stratégies
de communications les moins onéreuses possibles.
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Chapitre 3

Communications globales

3.1 Introduction

Le passage de I'algorithmique séquentielle ou parallele sur architecture a mé-
moire partagée, a ’algorithmique parallele distribuée ne se fait pas sans quelques
problemes. Dans le cas des machines a mémoire partagée, le programmeur ne
s’occupe que du découpage de son probleme en taches indépendantes, tandis que
sur les machines & mémoire distribuée le programmeur doit en plus s’occuper des
échanges de données entre les processeurs. Ces échanges peuvent étre réalisés avec
des communications point a point, comme nous 1’avons vu dans le chapitre pré-
cédent. Cependant en étudiant des algorithmes numériques (d’algebre linéaire,
traitement d’images etc.), il apparait des mouvements de données impliquant
I’ensemble des processeurs, ce qui nécessite d’autres schémas de communication.
On appellera ces types de mouvements de données des communications globales.

Face au manque d’outils de programmation parallele (logiciels de débogage,
d’analyse de performances, et a fortiori de compilateurs paralleles!) une démarche
raisonnable pour paralléliser des applications - en particulier dans le domaine
numérique - est de choisir une répartition initiale des données, d’identifier des
procédures de calculs locaux et de mettre en ccuvre de schémas de communica-
tion pour organiser les rencontres entre ces données. Afin de faciliter la tache
du programmeur, les constructeurs ont créé des bibliotheques de calculs et de
communications.

Apres une présentation des bibliotheques de calculs et de communications dis-
ponibles sur les machines a mémoire distribuée, nous décrirons plus précisément
les schémas de communications globales, et nous montrerons sur deux exemples,
I’algorithme d’élimination de Gauss et le gradient conjugué, la nécessité de tels
schémas de communications.

69
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3.2 Les Bibliotheques de calculs et de commu-
nications

Pour un programmeur non spécialiste des architectures et de ’algorithmique
paralleles, il s’agit de trouver un bon compromis entre I'investissement a fournir
pour écrire ses programmes et 'obtention de bonnes performances. Les biblio-
theques paralleles permettent de jouer ce role. Elles doivent étre assez simples
d’utilisation, et sont portées sur la plupart des machines paralleles, ce qui permet
d’avoir un code portable d’une machine a une autre, et d’étre optimisées pour
chaque machine parallele.

3.2.1 Les bibliotheques d’algebre linéaire

Il existe toutes sortes de bibliotheques de calcul tres spécialisées (par exemple
pour le traitement du signal, traitement de I'image, etc.), mais au cours de cette
these, nous nous sommes plus particulierement intéressés aux bibliotheques gé-
nérales d’algebre linéaire. En voici les principales:

— les BLAS (Basic Linear Algebra Subroutines) [11, 18] sont des noyaux d’exé-
cution fondamentaux d’algebre linéaire. [.’ensemble de ces procédures per-
met d’écrire de facon simple les algorithmes, a condition de bien identifier
les noyaux de calculs. Il existe trois niveaux de BLAS. Le niveau 1 cor-
respond aux opérations vecteur-vecteur (mise a jour de vecteurs: AXPY,
somme avec accumulation :DOT). Le niveau 2 permet de faire des opéra-
tions de type matrice-vecteur, et le niveau 3 permet de réaliser des opé-
rations de type matrice-matrice. Toutefois, il faut noter que les BLAS ne
fonctionnent pas encore totalement sur les machines a mémoire distribuée.
Le projet PUMMA [3] en cours de réalisation a pour but de réaliser des
BLAS distribuées de niveau 3.

— LAPACK (Linear Algebra PACKage) [9] est une bibliotheque de haut ni-
veau qui comprend la résolution de systemes linéaires, le calcul des valeurs
propres d’une matrice, des factorisations de matrices type LU, Cholesky
etc. Cette bibliotheque est le résultat de la fusion de deux autres biblio-
theques EISPACK (spécialisée dans la résolution des problemes de valeurs
propres) et LINPACK (bibliotheque de procédures d’algebre linéaire), et est
spécialement congue pour les machines vectorielles et paralleles a mémoire
partagée. Cette bibliotheque est écrite a partir de BLAS de niveau 3.

— ScaLAPACK (Scalable Linear Algebra PACKage) [10] est la version LA-
PACK pour machines paralleles a mémoire distribuée. ScaLAPACK utilise
les BLAS distribuées de niveau 3, la bibliotheque de communication BLACS
(voir paragraphe 3.2.2), ainsi que des BLAS séquentielles.
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— chaque constructeur possede, a des variantes pres, des implémentations de
ces bibliotheques.

3.2.2 Les bibliotheques de communications

De nombreuses bibliotheques de communications existent, en effet chaque
constructeur de machines paralleles développe des bibliotheques efficaces pour
ses machines, par exemple NX pour Intel ou CMMD pour Thinking Machines
Corporation. Malheureusement les applications écrites avec de telles bibliotheques
ne sont pas portables d’une machine a une autre (les modeles de communication
étant en général différents). C’est pourquoi des universitaires ont développé des
bibliotheques de communication au plus haut niveau d’abstraction, que 1’on peut
utiliser sur une grande majorité de machines paralleles. Devant le succes de ces
bibliotheques, les constructeurs ont décidé de les optimiser pour leurs machines,
ce qui permet d’obtenir d’assez bonnes performances avec ces outils. Du fait du
grand nombre de bibliotheques existantes, il est impossible de toutes les présenter,
voici les plus < populaires .

— BLACS (Basic Linear Algebra Communication Subroutines) [1] est une
bibliotheque de communication spécialisée, utilisée pour la parallélisation

des BLAS de niveau 3 et de la bibliotheque LAPACK. En fait, c’est une

bibliotheque efficace, appliquée aux calculs matriciels.

— MPI (Message Passing Interface) [13] n’est pas encore une bibliotheque de
communication, mais plutot une liste de spécifications pour I’échange des
messages sur les machines a mémoire distribuée. Les gens qui ont travaillé a
ces spécifications sont des universitaires, des industriels (essentiellement des
constructeurs de machines), et des spécialistes du domaine des applications.
Cela a permi de définir au mieux les besoins et les outils que la future
bibliotheque devra posséder. De plus, comme tous les grands constructeurs
de machines paralleles participent a MPI, cette bibliotheque sera portée et
optimisé’e sur les machines courante.

— PICL (Portable Instrumented Communication Library) [15] est basée sur
trois niveaux de primitives, un niveau bas, un niveau haut incluant la syn-
chronisation, la diffusion, et un troisieme niveau qui permet de générer des
traces utilisables par la suite avec ParaGraph (logiciel de visualisation de
traces).

— PVM (Parallel Virtual Machine) [12] est un environnement de gestion de
processus plus une bibliotheque de communication utilisable sur réseau de
stations de travail. L’avantage de cette bibliotheque est de pouvoir utiliser
des machines hétérogenes se trouvant sur des sites différents. De plus, PVM
permet d’inclure des machines paralleles dans un réseau. Nous avons vu au
chapitre 1 que la nouvelle génération de machines paralleles était construite
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avec les mémes processeurs que ceux des stations de travail. Comme les
neeuds des machines paralleles fonctionnent avec des noyaux UNIX, il est
facile d’utiliser PVM sur ces machines. Avec PVM, on peut mettre au point
une application sur un réseau de stations, et la transférer directement sur
une machine parallele afin d’obtenir de la puissance de calcul sans avoir a
changer une seule ligne de code.

3.3 Les schémas de communications globales

Dans les bibliotheques de communications, on trouve un certain nombre de
primitives qui permettent de réaliser des communications globales [7].

— La diffusion (one to all, broadcasting): un processeur envoie un message
a tous les autres processeurs.

— L’échange total (all to all, gossiping, total exchange): diffusion simultanée
a partir de chacun des processeurs.

— La distribution (personalized one to all, scaltering): un processeur envoie
un message différent a chacun des autres processeurs.

— La multidistribution (personalized all to all, complete exchange, multis-
cattering): distribution simultanée & partir de chacun des processeurs.

— Le regroupement (all to one, gathering): tous les processeurs envoient
leur message a un processeur donné (c’est 'inverse de la distribution). On
parle de combinaison lorsqu’il y a des calculs a chaque étape intermédiaire.

Toutefois, d’autres schémas de communications, ne mettant pas en jeu l’en-
semble des processeurs existent comme, par exemple, le one-to-many ou un pro-
cesseur envoie un meme message a un groupe particulier de processeurs. On peut
également considérer toutes les extensions du type many-to-many. Mais dans
cette these nous nous limiterons a 1’étude des schémas classiques, c’est-a-dire:
diffusion, échange total, distribution, multidistribution et regroupement, en in-
sistant sur la diffusion.

3.4 Utilisation des schémas de communications
globales

Dans cette section, nous allons montrer comment peuvent étre parallélisés
I’élimination de Gauss et le gradient conjugué sur une architecture parallele a
mémoire distribuée et surtout comment les schémas de communications globales
interviennent dans cette parallélisation.
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Pour cela nous allons considérer un ensemble de p processeurs Fy, Py, ..., P,_1.
Ces processeurs sont reliés entre eux par un réseau physique (par exemple arbre
binaire, grille, hypercube, De Bruijn etc.). Avant toute chose, lorsqu’on traite
un probleme sur une machine parallele a mémoire distribuée il faut se poser la
question du placement des données. En algebre linéaire, trois types de placements
de matrices sont employés: répartition par lignes, par colonnes ou par blocs [14].
Dans les trois types d’allocation, il est fait une répartition équitable des données
entre les processeurs. Quant aux vecteurs, eux aussi sont répartis équitablement.

3.4.1 L’élimination de Gauss

L’algorithme d’élimination de Gauss permet de résoudre des systemes linéaires
denses. Le principe consiste a transformer la matrice de départ en une matrice
triangulaire supérieure en effectuant des combinaisons linéaires entre les lignes.
On résout le systeme triangulaire par substitution arriere [16]. Dans 1’étude qui
va suivre nous nous limiterons a un placement par colonnes de la matrice. On
trouvera dans [6, 8, 20] des études similaires avec les autres types de placement.

Soit un systeme linéaire Az = b, ou A est une matrice dense n x n et x et b
deux vecteurs, ’algorithme de ’élimination de Gauss est le suivant :

Algorithme 3.1 FElimination de Gauss

Pour k — 1 jusqu’a n — 1 faire
pivot «— ﬁ,k;
Pour 1 — k+1 jusqu’a n faire
Ai,k — piUOt X Ai,k;’
Pour j «— k41 jusqu’a n faire
Pour 1 «— k+1 jusqu’a n faire

Aij e Aij — Aig X Agj;

On constate qu’il y a un seul noyau de calcul qui correspond a un AXPY
(BLAS 2). La parallélisation de cet algorithme a été tres étudiée [5, 6, 19, 22]. Le
processeur qui possede a ’étape k I'élément Ay ;. doit calculer le pivot et mettre
a jour sa colonne k., avant de la diffuser a tous les processeurs. L’algorithme
parallele est le suivant :
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Algorithme 3.2 Elimination de Gauss en paralléle

Pour k — 1 jusqu’a n — 1 faire
St le processeur est en charge de Uélément Ay y alors
pivot— ﬁ,k;
Pour 1 «— k+1 jusqu’a n faire
Ai,k — piUOt X Ai,k;’
Diffuser la colonne k;
Sinon
Recevoir la colonne k;
Mettre a jour ses colonnes;

Remarque.

On notera que lors de la parallélisation de cet algorithme, le placement des don-
nées initiales de la matrice est important. En effet, si on affecte les 2 premieres
colonnes au premier processeur, les % suivantes au second, etc., il est clair qu’au
bout de la % étape le premier processeur n’aura plus rien a faire. La solution
consiste a répartir les colonnes de facon circulaire: 1, %, 2%, etc. sur le premier

rocesseur, 2. & 4+ 1. 22 + 1. etc. sur le deuxieme...
2 2 P 2 P 2

3.4.2 Le gradient conjugué

L’algorithme du gradient conjugué [17] est une méthode itérative pour ré-
soudre des systemes linéaires. Cette méthode a été tres étudiée pour résoudre
des grands systemes creux a matrice définie positive symétrique [2, 16]. De plus,
couplé a un préconditionnement, cette méthode converge tres rapidement. Dans
I’étude qui va suivre nous nous limiterons a un placement par lignes de la matrice.

Pour un systeme linéaire Ax = b, ou A est une matrice symétrique définie
positive n x n et x et b deux vecteurs, 'algorithme du gradient conjugué avec
préconditionnement est le suivant :
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Algorithme 3.3 Gradient conjugué

Initialisation(x, d,r,z, M);
old =<r,z >;

new = 0;

Faire
A= <,Zichd ’
xr = x4+ \d;
r=r4+ \Ad;
Résoudre Mz = r;
old = new;
new =<r,z >;
9=
d=—z+4 pd;

Tant que < r,r > < tolérance;

ou <,> correspond au produit scalaire, et M correspond a la matrice de
préconditionnement. Il existe plusieurs choix possibles pour M, soit M est la
diagonale de A, soit un polynome de faible degré en A, soit une décomposition
triangulaire de A.

Du point de vue séquentiel, si on identifie les noyaux de calcul, on obtient
I’algorithme suivant :

Algorithme 3.4 Noyaux de calcul du gradient conjugué

H(1) calcul du produit matrice-vecteur v = Ad;
(2) caleul du produit scalaire < v,d >;

(3) caleul du scalaire \;

(4) caleul de 2 AXPY @ =ax 4+ Ad et r =1+ dv;
(5) résoudre Mz = r;

(6) caleuler le produit scalaire < r,z >;

(7) caleul du scalaire 3;

(8) caleul d'un AXPY d = —z+ (d;

Cette présentation permet d’identifier huit noyaux de calculs. Le noyau (1)
est le plus cotiteux O(n?) et correspond & des BLAS de niveau 2 [11]. Les noyaux
(2), (4), (6) et (8) correspondent a des BLAS de niveau 1 (DOT ou AXPY)
de complexité O(n). Les noyaux (3) et (7) correspondent a deux divisions. La
complexité du noyau (5) dépend du choix fait pour M au départ, mais dans le
pire des cas ce noyau de calcul coiite O(n?).
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parallélisation de I’étape (1)

Cette étape correspond a un produit matrice-vecteur. Afin que chaque pro-
cesseur puisse calculer les composantes du vecteur v = Ad, il faut que tous les
éléments a; ; rencontrent les éléments d;. Comme nous avons réalisé un placement
par lignes de la matrice, tous les processeurs possedent des lignes completes. Mal-
heureusement, il n’en n’est pas de méme pour les composantes du vecteur d. Il est
donc nécessaire d’effectuer un échange total, afin que les processeurs possedent
les composantes du vecteur d.

parallélisation de I’étape (2)

Cette étape consiste a calculer un produit scalaire distribué. Dans un premier
temps chaque processeur va calculer un produit scalaire partiel avec les com-
posantes dont il dispose, puis chaque processeur va envoyer le résultat de son
produit scalaire a un processeur particulier (£, par exemple) par un schéma de
communication de regroupement. Ce processeur effectue la somme des produits
scalaires partiels, puis diffuse le résultat a tous les processeurs.

Remarque.

Il est possible de paralléliser cette étape d’une autre facon. En effet, chaque
processeur peut calculer son produit scalaire partiel, mais au lieu d’effectuer un
regroupement puis une diffusion, I’ensemble des processeurs effectue un échange
total. Ainsi, chaque processeur effectue la somme des produits scalaires partiels
afin d’obtenir le résultat. Cette deuxieme solution est d’autant meilleure, qu’elle
est réalisable en un nombre d’étapes de communication égal au diametre de la
topologie du réseau, alors que la premiere solution est en deux fois le diametre.

parallélisation de I’étape (5)
En fait la parallélisation du préconditionnement dépend du choix de celui-ci.

— si M est la diagonale de A, le systeme de préconditionnement peut étre
résolu en effectuant une division sur chaque composante. En parallele, cela
peut se faire uniquement par des calculs locaux sur les morceaux de vecteurs
que possede chaque processeur: AXPY locaux.

— si M est un polynome de faible degré en A, il faut calculer successivement
Ar, A(Ar), A(A?r), etc. En stockant les calculs précédents, a chaque itéra-
tion il n’y a qu’un produit matrice-vecteur a effectuer. Du point de vue de
la parallélisation, cette étape est identique a 1’étape (1).

— si M est une matrice triangulaire supérieure, ou inférieure, ou le produit de
deux matrices triangulaires M = LL', le systeme de préconditionnement
met en ceuvre la résolution d’un ou de deux systemes triangulaires. Dans
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le pire des cas, il faut effectuer deux résolutions successives Ly = r et
L'z = y ot y est un vecteur intermédiaire. Nous ne détaillerons pas cette
phase de parallélisation (pour cela se référer aux articles de Coleman et Li
[4] et Ortega et Romine [21] sur hypercube), mais nous allons juste donner
le principe de la résolution d’un systeme triangulaire supérieur. Comme
dans I’élimination de Gauss, nous considérons, une allocation circulaire des
lignes par processeur afin que ceux-ci travaillent le plus longtemps possible.
A I’étape k de la résolution triangulaire, on calcule I’élément x,,_;. Afin que
I’ensemble des processeurs puissent effectuer la mise a jour de leur solution
partielle, il est nécessaire que le processeur qui vient de calculer x,_j le
diffuse a ’ensemble des processeurs.

Les noyaux (3), (4), (7) et (8) sont des calculs locaux que tous les processeurs
effectuent sur leurs données. Le noyau (6) est identique au noyau (2), donc pour sa
parallélisation se référer a la parallélisation du noyau (2). L’algorithme parallele
est le suivant :

Algorithme 3.5 Algorithme paralléle du gradient conjugué

Echange total de taille (%) avec les composantes de d;
Calculer % produits scalaires de taille n;

Calculer un produit scalaire de taille %'

2
Regroupement de taille 1 vers le processeur I
St processeur Py alors calculer la somme de tous les morceaux recus;

Diffusion de taille 1 depuis le processeur Py;
Calculer le scalaire X;

Caleuler v = x + \d;
Calculer r = r + vy

Calculer un produit scalaire de taille %'

2
Regroupement de taille 1 vers le processeur I
St processeur Py alors calculer la somme de tous les morceaux recus;

Diffusion de taille 1 depuis le processeur Py;
Calculer le scalaire [3;
caleuler d = —z + (d;

Afin de simplifier 'algorithme nous avons omis la phase de préconditionne-
ment. De plus, pour cet algorithme nous avons considéré la matrice A comme
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dense, ce qui n’est pas toujours vrai. Dans le cas ou la matrice A est creuse, il
n’est pas nécessaire d’effectuer un échange total, mais seulement un échange total
partiel (many-to-many). Il en va de méme pour le regroupement et la diffusion.

Récapitulatif

Afin de résumer 'importance des schémas de communications globales, voici
un tableau récapitulatif, donnant une liste (non exhaustive) d’applications numé-
riques utilisant ces schémas.

diffusion résolution de systemes linéaires,
élimination de Gauss, etc.

échange total produit matrice-vecteur (placement par lignes),
algorithme de Durand-Kerner, etc.

distribution chargement de code,
chargement de données

multidistribution | produit matrice-vecteur (placement par colonnes),
transposition, etc.

regroupement produit scalaire distribué,

calcul de test d’arret

3.5 Conclusion

Nous venons de montrer que les schémas de communications globales sont
nécessaires a la parallélisation des algorithmes numériques tels que 1’élimination
de Gauss, le gradient conjugué et le produit matrice-vecteur. C’est pour cela que
I’étude et I'optimisation de tels schémas de communications sont importantes.
En effet c’est en utilisant des noyaux de calculs optimisés (BLAS,LAPACK) et
des bibliotheques de communications optimisées que les utilisateurs de machines
paralleles a mémoire distribuée obtiendront de bonnes performances. Mais du fait
du grand nombre de topologies des machines paralleles, il est nécessaire de créer
des bibliotheques de communications efficaces pour toutes ces topologies. Actuel-
lement ces bibliotheques mettent en ceuvre des mécanismes de gestion logicielle
des messages, qui sont encore fort pénalisant, afin de réduire ces cotits de gestion,
une solution serait des mécanismes de gestion matérielle.
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Chapitre 4

Diffusion dans les grilles toriques

Au cours de la derniere décennie, beaucoup d’études ont été réalisées sur les
communications dans les hypercubes. Ceci était di au fait qu'un grand nombre
de machines paralleles utilisaient ce type de réseau d’interconnexion. Mais ’aug-
mentation de la demande en puissance de calcul a conduit les constructeurs de
machines paralleles a assembler plusieurs centaines de nceuds performants, ce qui
posait de gros problemes lors de la conception de machines ayant une topologie
en hypercube. En effet, comme nous ’avons vu au chapitre 1 le nombre de liens
sortants d’'un processeur n’est pas infini, ce qui limite le nombre de connexions et
par la méme, le nombre de nceuds de la machine. De plus, ces dernieres années est
apparue la notion de machine extensible (scalable), c’est-a-dire qu’a partir d’une
machine de taille donnée, on peut augmenter le nombre de nceuds de celle-ci, en
rajoutant simplement des cartes. Ceci n’est réalisable matériellement que sur des
topologies dont le degré de chaque nceud est indépendant du nombre de nceuds
du réseau, ce qui n’est pas le cas de I’hypercube. C’est pourquoi les réseaux d’in-
terconnexion a degré faible et fixé (comme les grilles et les grilles toriques) se sont
développés. Ce type de réseau d’interconnexion est la base de machines telles que
la Paragon et le iWarp d’Intel, ’AP1000 de Fujitsu et plus récemment le Cray
T3D (voir chapitre 1).

Mais en contrepartie ces réseaux ont 'inconvénient d’avoir des diametres éle-
vés, c’est pourquoi I’étude de schémas de communications globales est importante.
Dans ce chapitre, nous allons nous intéresser au probleme de la diffusion dans les
grilles toriques. Dans un premier temps nous décrirons la construction d’arbres de
recouvrement deux a deux disjoints de profondeur minimale dans la grille torique
orientée. Nous pouvons utiliser ces arbres pour réaliser des diffusions pipeline
avec des communications store and forward full-duplex. Enfin une étude similaire
est réalisée pour la grille torique non-orientée.

81
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4.1 Notations et modele de communication

Dans ce paragraphe nous considérons des grilles toriques ayant p processeurs,
ou p est un carré parfait. Chaque nceud est repéré par ses coordonnées cartésiennes
(,7) telles que:

7] < L@J et |7] < L@J si \/p est impair;

— 2 2

L)1 i< [ L] et =[] < <[] — 1si /P est pair;

L’initiateur de la diffusion est en position (0,0). Il sera représenté en grisé et
sera positionné au centre des différentes figures.

Pour simplifier les notations, on notera T,.in, Twmazr, Ymin, Ymaz, l€S bornes
supérieures et inférieures atteintes par 2 et j.

Rappelons que le diametre D d’une grille torique \/p x /p est égal a 2|
c’est-a-dire /p si \/p est pair, ou \/p — 1 si \/p est impair.

Pour que cette étude soit utilisable sur des machines paralleles a mémoire

L2

distribuée, nous avons choisi le modele de communication le plus répandu sur
ces machines, c’est-a-dire un modele A-port (link-bounded) [5] avec des liens de
communication full-duplez, et une transmission de messages entre nceuds par com-
mutation de messages (store and forward) [6, 8, 10]. Le temps de communication
d’un message de taille L entre deux nceuds voisins est: f+ L7 ou 3 est le start-up
et 7 le taux de transmission (voir chapitre 2).

Par abus, on dira qu’un nceud (¢, j) appartient au bord de la grille torique si
t < Tpin — L oW Tyae +1 <2 0u § < Ypin — 1 OU Yppaw +1 < 7.

4.2 Les outils de la diffusion

Les techniques utilisées pour I’étude des communications dans un réseau d’in-
terconnexion proviennent de la théorie des graphes [2]. En effet, le réseau peut
étre modélisé par un graphe G = (V, E'), ou I’ensemble V' des sommets du graphe
représente les nceuds, et I’ensemble £ des arétes représente les liens de commu-
nication entre les processeurs.

Afin de bien comprendre les autres outils nécessaires a la diffusion dans les
grilles toriques, examinons ceux utilisés lors de la communication entre deux
neeuds (OTO). Lors du chapitre 2 on a vu que l'utilisation de la technique du
pipeline couplée a 1'utilisation de chemins disjoints permettait de réduire considé-
rablement le temps de communication entre deux nceuds. Pour les grilles toriques,
une étude réalisée par Saad et Schultz aboutit a la proposition suivante:
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Proposition 4.2.1 [ existe quatre chemins disjoints deur a deux reliant toul
couple de neeuds A et B dans une grille torique. De plus si A et B ne sont pas
alignés, on peut choisir ces chemins de longueur égale a d(A,B)+2; si A et B sont
alignés mais non voisins, alors on peut choisir ces chemins de longueur distance
€gale a d(A,B)+4; et si A et B sont voisins, alors on peut choisir ces chemins
de longueur 7.

La figure 4.1 illustre cette proposition.

~

=
>

Fi1Gg. 4.1 : Envoi en utilisant quatre chemins de longueur distance(A,B)+2 .

De plus, dans le modele store and forward, les nceuds intermédiaires gardent
trace en mémoire de tous les messages qui les traversent, d’ou 1’idée, pour diffuser
dans la grille torique, de construire a partir de la racine R (initiatrice de la
diffusion) le plus grand nombre possible d’arbres de recouvrement (spanning trees)
arcs disjoints.

Rappels:

— Etant donnés un graphe ¢ = (V. F) et un arbre orienté T' de racine x
(x € V), on dit que T est un arbre de recouvrement ou couvrant s’il contient
tous les nceuds du graphe.

— Deux arbres de recouvrement de (& sont dit arcs disjoints s’ils n’ont pas
d’arc en commun.

Le nombre d’arbres de recouvrement peut étre donné par le théoreme d’Ed-
monds [3]. Dans son théoreme Edmonds utilise I’arc-connexité, cette notion est
définie de la facon suivante:

Définition. L arc-connexité d’un graphe connexe G, noté M\((G), est le nombre
mintmum d’arcs qu’il faut supprimer pour que G ne soit plus conneze.
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Théoreme 4.2.2 Soit G = (V, E) un graphe orienté d’arc-connexité A\ et soit x
un sommet quelconque de V. Il existe au moins A arbres de recouvrement arcs
disjoints dans GG de racine z.

Comme dans la grille torique 'arc-connexité est égale au degré, nous en dé-
duisons qu’a partir de chaque neeud de la grille torique il existe quatre arbres de
recouvrement arcs disjoints.

Les quatre arétes incidentes a chaque noeud sont caractérisées par les quatre
points cardinaux N, K, S, W. Comme les liens sont orientés nous distinguerons
N;, E;, S;, W; les arcs entrants d’un nceud, et N,, F,, S,, W, les arcs sortants
d’un neeud (voir figure 4.2).

Fia. 4.2 : Les quatre arcs entrants et sortants d’un neud.

Chaque arbre est étiqueté par ces mémes points cardinaux. L’arbre de re-
couvrement a arcs disjoints noté EST pour Fast Spanning Tree (respectivement
NST, SST, WST) correspond a 'arbre qui utilise I'arc F, (respectivement N,
Soy Wo) de la racine.

4.3 Une premiére solution

En utilisant le principe des arbres de recouvrement a arcs disjoints, Fraigniaud
[4] donne la construction de quatre arbres de profondeur 2,/p. En fait il s’agit la
de la formalisation d’un résultat de Saad et Schultz [8]. La figure 4.3 montre la
construction de l'arbre K£ST'.

Les trois autres arbres sont obtenus par rotations successives de 7 de I'arbre
EST. Il est facile de vérifier qu’ils sont arcs disjoints.

En pipelinant 'envoi des messages sur les quatre arbres [8], on obtient alors
un temps de diffusion de:

Taif fusion = (\/ (2yp—1)8+ @) (4.1)

La profondeur de ces arbres est grande, ce qui a pour conséquence de produire
un start-up important et de rendre cotiteuse cette technique de diffusion pour des
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Fig. 4.3 : Arbre de recouvrement EST de profondeur 2./p.

messages de petite taille, d’ou I'idée de trouver la profondeur minimale des arbres
de recouvrement que I'on peut construire dans les grilles toriques, et de construire
de tels arbres.

4.4 Des arbres de recouvrement de profondeur

minimale
Le diametre d’une grille torique étant D = ZLgJ, il était possible d’espérer
trouver quatre arbres ayant cette profondeur, mais la proposition suivante montre
que ceci est impossible et donne une borne inférieure sur la profondeur de tels
arbres.

Proposition 4.4.1 Dans une grille torique de diameéetre D qualre arbres de re-
couvrement a arcs disjoints ayant la méme racine sont de profondeur au moins

D+1.

Preuve. Soit R la racine des quatre arbres, et P; (1 < ¢ < 4) ses quatre voisins
directs. Sous I'hypothese d’avoir des arcs disjoints, chaque arbre utilise exacte-
ment 1 arc sortant de R, ce qui <force» une direction de départ pour chaque
arbre. Les nceuds a distance D des P; dans la grille torique, sont donc dans ’arbre
correspondant a distance D + 1 de la racine R.

O

Pour espérer atteindre cette borne lors de la construction des arbres de recou-
vrement, il faut aller au plus vite aux nceuds les plus éloignés. De plus chaque
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arbre ne doit pas utiliser plus d’un quart des arcs du graphe. Enfin pour des
raison de simplicité nous cherchons des arbres qui se déduisent les un des autres
par rotations ou symétries. Ces trois remarques nous ont permis de construire
un principe de base applicable pour toutes les tailles de grilles toriques. Apres
avoir présenté ce principe, nous présenterons la construction des arbres pour les
différentes tailles de grilles toriques, et nous montrerons que ces arbres sont arcs-
disjoints.

4.4.1 Le principe de base

Le principe de base que nous allons présenter s’applique a tous les nceuds sauf
ceux situés sur les bords. Afin de mieux comprendre ce principe, et de démontrer
plus facilement par la suite que ce principe permet de construire des arbres dis-
joints, la grille (grille torique a laquelle on a supprimer les bords) est divisée en
six zones (voir figure 4.4).

<
1O

1 VI

Fia. 4.4 : Représentation des siz zones.

Expliquer en détail la construction des arbres (arcs entrants et sortants pour
chaque nceud) nuirait a la clarté du document, c’est pourquoi nous ne détaillons
que les arcs entrants de chaque neceud. Voici la construction du principe de base
dans chacune des zones, pour un arbre de recouvrement EST dans une grille
torique pour les nocuds non situés sur le bord.

— Dans la zone I, tous les nceuds des colonnes impaires sont atteints par leur
lien S;, et les nceuds des colonnes paires, par leur lien F;;

— Dans la zone II, les liens NV; sont utilisés pour atteindre les noeuds des
colonnes impaires et les liens F; pour atteindre les nceuds des colonnes
paires ;
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— Dans la zone 111, tous les nceuds des lignes paires sont atteints par leur lien
E;, et les noeuds des lignes impaires par leur lien 5;;

— Dans la zone IV, les liens F; sont utilisés pour atteindre les noeuds des lignes
paires et les liens N; pour atteindre les nceuds des lignes impaires ;

— Dans la zone V| tous les nceuds sont atteints par leur lien £, ;
— Dans la zone VI, tous les nceuds sont atteints par leur lien W;;

La figure 4.5 illustre cette construction.

‘fﬁﬁggg ot

- O OO O O é(%
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Fia. 4.5 : Le principe de base pour arbre EST.

1 3 5 7
FiG. 4.6 . Liste des < crochets > possibles.

En appliquant le principe de base nous n’utilisons qu’une colonne sur deux
dans les zones 1 et II, et une ligne sur deux dans les zones III et 1V, il est facile



38 Chapitre 4. Diffusion dans les grilles toriques

de constater que les bords vont demander un traitement particulier. Une solution
pour atteindre ces bords est 1'utilisation de <« crochets>. Les < crochets > pos-
sibles sont au nombre de huit, ils sont issus de motifs du principe de base. La
figure 4.6 montre les huit types possibles.

De plus si \/p est pair, I'émetteur ne peut plus étre vu comme le centre de la
grille torique. Il s’avere que nous devons étudier quatre cas: 4k + 1, 4k + 3 pour

/P impair, et 4k, 4k + 2 pour /p pair.

4.4.2 Cas 1:4k+1

Pour ce type de grilles toriques il est facile d’obtenir des arbres de recou-
vrement de profondeur D + 2. En effet il suffit de continuer le principe de base
jusqu’aux dernieres lignes, c’est-a-dire j = yin €t 7 = Ymae. Par contre, les
neeuds de la derniere colonne ¢ = x,,,, sont atteints par des <« crochetss> de
types 7 et 8. Si on regarde plus précisément le < crochet > de type 8 entre les
noeeuds (Tmazr — 1, Ymaz)s (Tmazs Ymaz)s (Tmaz Ymaz — 1) ON constate que ce < cro-
chet > se transforme par rotation en < crochet> de type 5 entre les nceuds
(Tmins Ymaz — 1)y (Tmins Ymaz)y (@min+ 1, Ymaz ), €n< crochet > de type 2 entre les
noeuds (Tmazs Ymin + 1)y (Xmazs Ymin)s (Tmaz — Ly Ymin), €t en < crochet > de type
3 entre les nceuds (Tmin + 1, Ymin)s (Tmin, Ymin)s (Tmins Ymin +1). Comme & aucun
moment deux arcs ne se superposent, 1'utilisation du « crochet » de type 8 pour
atteindre la colonne 1 = x,,,, est possible. En effectuant le méme raisonnement
on peut justifier I'utilisation des autres < crochets> de types 7 et 8.

Les noeuds de la premiere colonne @ = x,,;, sont atteints depuis les nceuds
de la colonne ¢ = w,,,, par les arcs W, ceci est possible car les autres arbres
sont obtenus par rotations successives. En effet le seul arbre qui utilise ce lien est
I’arbre W ST, mais comme il I'utilise dans 1’autre sens, il n’y a pas de probleme.
La figure 4.7 donne la construction de I’arbre F.ST'. Les trois autres arbres sont
obtenus par des rotations successives de 7 de I’arbre EST.

Sil’on désire réduire le diametre de ces arbres, tout en conservant la construc-
tion obtenue par le principe de base, il faut « casser > les chemins les plus longs.
La figure 4.8 montre ces chemins, et les quatre nceuds a distance D 4 2 (en noir
sur la figure). Ces quatre nceuds sont : (Zmin, Ymaz — 1)y (Zmins Ymin + 1), (Tmin +
Ly Ymaw — 1)7 (xmzn + 1, Ymaz — 1)



4.4. Des arbres de recouvrement de profondeur minimale 39

&0 O0=—0=—0=—0=—0 O=—0—>0—"
ey oy
So O O 0O 06%; oe(f 5D

So o o o o=0 o0=—0 o~
I r
O o%@e]j O=—-0—=0
&0 (/ﬁ (/ﬁ (/ﬁ O<=—0O 0O=—0 T\J
o ée@e@e%{% Oe(\%%éJ

Fia. 4.7 : L’arbre EST de profondeur D + 2 dans une grille torique 9 x 9.
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Fia. 4.8 : Les chemins de longueur D + 2 de Uarbre EST.

Pour réduire la distance entre I’émetteur (0,0) et (Zmin, Ymaz — 1), il est néces-
saire de modifier le chemin entre ces deux points. On constate que le< crochet > de
type 8 entre les noeuds (2maz — 1, Ymaz)s (Tmazs Ymaz)s (Tmaz, Ymaz — 1) augmente
la longueur du chemin, d’ou la nécessité de supprimer ce < crochet ».

La solution consiste a atteindre ces nceuds depuis le noeud (maz, Ymazr — 2)
en remontant le long du bord droit (i = ¥y4s) jusqu’a (Tmaw, Ymaz ). Les neeuds
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(Tmaz — 1, Ymaz) € (Tmaz — 1, Ymaxr — 1) sont atteints depuis les nceuds du bord
par leur lien F;. Par ailleurs, comme on désire construire des arbres de recouvre-
ment arcs disjoints par rotation, les arcs (Zmazs Ymar — 2) Vers (Tmazs Ymaz — 1)
et (Tmazs Ymar — 1) Vers (¥mar — 1, Ymaer) Nous obligent a supprimer les arcs
(Tmin + 2, Ymaz) Vers (Tmin + 1, Ymaz) €6 (Tmin + 1y Ymaz) vers (Cmin + 1, Ymazr — 1)
de l'arbre EST. En effet, ces arcs sont maintenant utilisés par ’arbre N ST

La méme opération doit étre faite sur le < crochet > de type 7 formé par les
noeuds (Tmar— 1, Ymin)s (Tmaz, Ymin)y (Tmaz, Ymin+1). Ces nouvelles modifications
ont, pour les mémes raisons que précédemment, des conséquences sur les arcs
entre les noeuds (Tmin 4+ 2, Ymin) Vers (Tmin + 1, Ymin) €t (Tmin + 1, Ymin) vers
(Tmin + 1, Ymin + 1).

L’ensemble de ces modifications permet de réduire d’1 la distance entre les
noeuds (Zminy Ymin + 1)y (Tmin, Ymaz — 1) et émetteur. Le fait supprimer les arcs
(Tmaz — Ly Ymaz — 2) vers (Tmaz — 1, Ymaz — 1) €t (Cmaz — Ly Ymaz — 1) vers (maz —
L, Ymaz ), nous permet d’utiliser les arcs (2min+ 1, Ymar —2) vers (min + 1y Ymaz — 1)
et (Xmin + 1, Ymaz — 1) vers (Tmin + 1, Ymas ), sinon ces arcs auraient été utilisés
par I'arbre WST. De méme, il est possible d’utiliser les arcs (2min + 1, Ymin + 2)
vers (Tmin + 1y Ymin + 1) €t (Comin + 1y Ymin + 1) vers (Xmin + 1, Ymin )-

Apres cette premiere série de modifications, certains nceuds (au nombre de
quatre) se trouvent isolés (c’est-a-dire qu’il n’appartiennent plus a l'arbre EST)
comme le montre la figure 4.9. Ces nceuds sont représentés en noirs.

o

Fia. 4.9 : Arbre EST aprés la premiére série de modifications.

Pour atteindre les noeuds (#maz — 2, Ymaz) €t (Tmaz — 25 Ymaz — 1) une solution
consiste a utiliser un « crochet» de type 8 a partir du neeud (#mar — 3, Ymaz)-
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Mais ceci a pour conséquence d’interdire I'utilisation des arcs (#min + 3, Ymin) vers
(Tmin + 2, Ymin) € (Tmin + 2, Ymin) Vers (Tmin + 2, Ymin + 1) dans Parbre EST, car
ces arcs sont utilisés dans ’arbre W ST'.

Si on applique le méme procédé (c’est-a-dire un < crochet » de type 7) aux
noeuds (Tmaz — 2, Ymin) €6 (Tmaz — 2, Ymin + 1) il va y avoir des répercutions sur les
noeuds (Tmin + 2, Ymaz) €6 (Xmin + 2, Ymazr — 1), ce qui ne change pas le probleme
(toujours quatre nceuds isolés et surtout positionnés de la méme facon!). D’ou la
nécessité d’atteindre le nceud (Zpaz — 2, Ymin) d'une autre maniere. La solution
que nous allons décrire maintenant s’applique aussi au noeeud (Zmin + 2, Ymin)-
En fait, il s’agit d’atteindre ces deux nceuds par leur lien 5;, depuis les noeuds
(Tmaz — 2, Ymaz) €6 (Tmin + 2, Ymaz ). Cela & pour conséquence de « casser> les
arcs (Tmazy Ymaz — 2) Vers (Tmin, Ymaz — 2) €t (Xmaz, Ymin + 2) vers (min, Ymin +
2), car ceux-ci seront utilisés dans 'arbre SST par les arcs dernierement crées.
Ces modifications, font apparaitre deux nouveaux nceuds isolés que 1'on peut
facilement rattacher a 'arbre EST. Le noeud (2min, Ymaz — 2) peut étre atteint
par son lien NN; depuis le nceud (2min, Ymazr — 1), €t le neeud (min, Ymin + 2) peut
quant a lui étre atteint par son lien S; depuis (2min, Ymin + 1). Cette opération est
possible, grace a la toute premiere modification effectuée sur EST. Apres cette
deuxieme série de modifications, il reste plus que deux noeuds isolés, représentés
en noir sur la figure 4.10.
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Fia. .10 : Arbre EST aprés la deuziéme série de modifications.
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Pour atteindre le nceud (min + 2, Ymin + 1) il semble exister quatre possibilités
que nous allons maintenant détailler :

— acces par N;, c’est-a-dire utiliser 'arc (2min 42, Ymin+2) vers (Cmin+2, Ymin+
1). Ceci est impossible car cet arc se transforme en (#min + 2, Ymaz — 2) vers
(Tmin + 1, Ymaz — 2) dans arbre SST', or EST utilise déja cet arc.

— acces par F;, c’est-a-dire utiliser 'arc (@min+3, Ymint1) vers (Xmin+2, Ymin+
1). Ceci est impossible car cet arc se transforme en (240 — 1, Yimin +3) vers
(Tmaz — Ly Ymin + 2) dans Parbre NST', or EST utilise déja cet arc.

— acces par 5;, c’est-a-dire utiliser 'arc (2min + 2, Ymin) vers (Tmin + 2, Ymin +
1). Ceci est impossible car cet arc se transforme en (@m0r — 2, Ymaz) vers
(Tmaz — 2y Ymar — 1) dans Parbre WST, or EST utilise déja cet arc.

— Il reste donc I'acces par W;, c’est-a-dire 'arc (2 min + 1, Ymin+1) vers (mim +
2, Ymin + 1). En effectuant les divers rotations par rapport a I'’émetteur
(%, T, 37”) on constate que cet arc ne se superpose avec aucun autre.
En effectuant le méme type de raisonnement on peut monter que la seule possi-
bilité pour atteindre (e — 2, Ymin + 1) est son lien E;, c’est-a-dire créer I'arc
de (xmaac - 17 Ymin + 1) vers (xmaac - 27 Ymin + 1)

La figure 4.11 montre ’arbre de recouvrement ainsi obtenu. Cet arbre est de

profondeur minimale égale a D + 1.

ks

Les trois autres arbres s’obtiennent facilement par rotations successives de

de l'arbre EST.

La construction de tels arbres est généralisable a toutes les valeurs de k& > 1.
En effet, pour passer d’'une grille torique 4k + 1 & une de taille 4(k + 1) 4+ 1 il
faut ajouter 2 colonnes a droite, 2 colonnes a gauche, 2 lignes en haut, et 2 lignes
en bas. Donc lors de la construction de I’arbre de recouvrement £ST' il suffit de
prolonger le principe de base sur les nceuds supplémentaires. Une construction
systématique plus rigoureuse de ces arbres est donnée dans les tableaux qui se
trouvent en annexe a la fin de ce document. Ces tableaux détaillent les conditions
sur ¢ et j pour qu’un neeud (1, j) ait des arcs entrants N;, E;, S;, Wi,

Remarque.

Pour k = 1, c’est-a-dire pour les grilles toriques de taille 5 x 5, il existe quatre
arbres de recouvrement de profondeur D + 2 soit 6. Il ne nous a pas été possible
de construire des arbres de profondeur plus faible avec ce mode de construction.
Comme le montre la figure 4.12 la grille torique de taille 5 x5 possede deux nceuds
< intérieurs > (représentés en noir sur la figure) pour l'arbre de recouvrement
EST, qui sont a une distance (6 par construction) supérieure a celle du diametre

(D = 4).
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Fia. 4.11 : L’arbre EST de profondeur D + 1 dans une grille torigue 9 x 9.
\Y \Y
Q>O ‘ Qe%) (’_'}J

Q>(>%() %O—)

Neeuds intérieurs

\y

i B O

=0 O=—0=—0—->0"

Fia. 4.12 : L’arbre EST de profondeur D + 2 dans une grille torigue 5 x 5.

4.4.3 Cas 2: 4k+3

Comme précédemment, il est facile d’obtenir des arbres de recouvrement de
profondeur D+2. Du fait de la parité de |/p, le principe de base peut étre appliqué
jusqu’a la derniere colonne ¢ = x,,4,, pour la construction de I'arbre EST (voir
figure 4.13). Les nceuds de la colonne ¢ = ., sont alors atteints depuis les
neeuds de la colonne 1 = w,,4,, par les arcs W;. Pour atteindre les nceuds des

lignes J = Yumin €t J = Ypmas 1l faut utiliser des <« crochets > de types 5 et 7.

Les trois autres arbres s’obtiennent facilement par rotations successives de 7

de 'arbre EZST.
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En réalisant des modifications sur cet arbre, on peut construire un arbre de
profondeur minimale D + 1, comme le montre la figure 4.14. Les modifications
consistent a rompre les chemins de longueur D + 2. Ces modifications entrainent
un jeu de taquin entre les arcs, comme nous I’avons vu dans le cas précédent.
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Fia. 4.13 : L’arbre EST de profondeur D + 2 dans une grille torique 11 x 11.

La construction de tels arbres est généralisable a toutes les valeurs de k. FEn
effet, pour passer d’une grille torique 4k + 3 a une de taille 4(k + 1) + 3 il faut
ajouter 2 colonnes a droite, 2 colonnes a gauche, 2 lignes en haut, et 2 lignes en
bas. Donc, lors de la construction de I'arbre de recouvrement EST il suffit de
prolonger le principe de base et les modes de construction sur les bords pour les
neeuds supplémentaires.
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Fia. 4.14 : L’arbre EST de profondeur D + 1 dans une grille torique 11 x 11.
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Une construction complete de ces arbres est de méme donnée en annexe.

4.4.4 Cas 3: 4k

Du fait que les grilles toriques de taille paire ne possedent pas de centre, les
arbres doivent couvrir quatre zones de tailles différentes. Par conséquent, dans
chaque zone le principe de base va étre appliqué sur des nombres de lignes et de
colonnes différents. Les arbres de recouvrement ne peuvent pas se déduire par
simples rotations a partir d’un seul arbre. On s’apercoit que la construction de
deux arbres est suffisante, et que les deux autres se déduisent des premiers par
rotations et symétries. La construction des arbres de profondeur D 4+ 1 EST et
NST se fait de la facon suivante:

— pour I'arbre E.ST on applique le principe de base tant que cela est possible.
Puis on utilise des« crochets » de type 5 pour atteindre les nceuds de la ligne
J = Ymaz €t des < crochets» de types 7 et 8 pour les nceuds de la colonne
i = Xmar. Toutefois le nceud (2maz, Ymar) N'est pas atteint. Il peut 1’étre
facilement par son lien S; depuis le nceud (2maz, Ymar — 1) - Afin de réduire
la profondeur de I'arbre la méme stratégie peut étre appliquée aux nceuds
(Tmazs Ymin) €6 (Tmazs Ymin +1). En effet, le nceud (@maz, Ymin + 1) est atteint
par son lien N; depuis le nceud (4 Ymin +2), €t le noeud (Tmaz, Ymin) €st
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atteint par son lien N; depuis le nceud (&pmazs Ymin + 1). Les noeuds de la
colonne 7 = x,,;, sont atteints depuis la colonne ¢ = w,,,, par les arcs W;.

— pour 'arbre NST' le principe de base est appliqué le plus longtemps pos-
sible, et I'utilisation de <« crochets> de types 3 et 4 permet d’atteindre les
neeuds de la colonne ¢ = x,,;,. Mais le nceud (2min, Ymin + 1) ne peut étre
atteint de cette facon, il peut 1’étre facilement par son arc 5; depuis le
neeud (Lmin, Ymin)- Du fait de la construction de I'arbre EST, les noeuds
(Tmazs Ymin + 1) €t (Tmaz — 1, Ymin + 1) ne peuvent pas étre atteints par des
< crochets ». La solution consiste a atteindre ces deux noeuds par leur arc
S; depuis les nceuds (mazy Ymin) €t (Xmaz — 1, Ymin ). Par ailleurs, les noeuds
de la ligne j = ¥y, sont atteints depuis la ligne j = y,,,4, par les arcs 5;.

La figure 4.15 illustre cette construction.
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Fia. 4.15 : Les arbres EST et NST de profondeur D + 1 dans une grille torique 8 x 8.
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L’arbre SST se déduit de I’arbre E.ST, par une rotation de —Z et une symétrie
par rapport a I'axe (1 = 0). De méme 'arbre WST se déduit de 'arbre NST,
par une rotation de —7 et une symétrie par rapport a I’axe (j = 0). Comme dans
les deux cas précédents, la construction de tels arbres se généralise facilement a
toutes les valeurs de k. Une construction complete de ces arbres est donnée dans
les tableaux qui se trouvent en annexe.

4.4.5 Cas 4: 4k+2

Comme nous l'avons fait au paragraphe précédent pour les tailles paires, il
est nécessaire de construire deux arbres de recouvrement (NST et EST). La
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construction des ces arbres de profondeur D +1 EST et NST se fait de la facon
suivante :

pour 'arbre K£.ST' le principe de base est appliqué le plus longtemps possible,
et 1'utilisation de <« crochets> de type 4 permet d’atteindre les nocuds de
la ligne j = ymin. Mais le noeud (2,0, + 1, Ymin) ne peut pas étre atteint
par ces moyens, cependant il peut I’étre facilement par son arc S; depuis le
neeud (Tmin + 1, Ymas ). Par ailleurs les nceuds de la colonne ¢ = @, sont
atteints depuis la colonne ¢ = x,,,, par les arcs W;.

pour l'arbre N.ST' l'utilisation du principe de base et des «crochets > de
types 3, 4, 6 permettent de couvrir presque toute la grille. Mais le nceud
(Tmazs Ymaz) D€ peut pas étre atteint. La solution consiste a l'atteindre de-
puis le nceud (#mazr — 1, Ymax) par son arc W;. Afin de réduire la profondeur
de I'arbre le nceud (2,40, Ymin +2) ne peut étre atteint par un < crochet > de
type 4, mais depuis le neeud (Zmin, Ymin + 2) par son arc F;. Cet arc et cer-
tains autres de 'arbre EST obligent le nceud (#min + 1, Ymin) & étre atteint
par son arc W; depuis le nceud (@min, Ymin) €t le noeud (Tpmae — 2, Ymin) &
étre atteint par son arc E; depuis le noeud (2mar — 1, Ymin ) Enfin, les autres
neeuds de la ligne j = y,,;, sont atteints depuis la ligne j = y,,, par les
arcs .9;.

La figure 4.16 illustre cette construction.
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4.16  : Les arbres EST et NST de profondeur D + 1 dans une grille torigue 10 x 10.

Comme dans le cas précédent 'arbre SST (respectivement WST') se déduit
facilement de l'arbre EST (respectivement NST') par une rotation et une sy-
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métrie. Comme dans les trois cas précédents la construction de tels arbres se
généralise facilement a toutes les valeurs de k. Une construction complete de ces
arbres est donnée dans les tableaux qui se trouvent en annexe.

4.4.6 Etude théorique des arbres

Les arbres que nous avons construits 'ont été en deux phases: une applica-
tion systématique du principe de base et une série d’ajustements sur les bords.
Pour démontrer que ces arbres sont arcs disjoints, nous allons montrer que les
parties obtenues par le principe de base de chaque arbre sont disjointes, et que
les ajustements locaux sont disjoints.

Lemme 4.4.2 Si un neeud (i, ) est tel que le principe de base lui soit applicable
pour chaque arbre construit, alors les arcs entrants de ces quatre arbres sont
disjoints.

Preuve. Rappelons les différents types d’arcs entrants qui se trouvent dans
chaque zone, pour 'arbre EST.

zone | FE; pour les colonnes paires
S; pour les colonnes impaires

zone I | N; pour les colonnes impaires
FE; pour les colonnes paires

zone [11 E; pour les lignes paires
S; pour les lignes impaires

zone IV | N, pour les lignes impaires
E; pour les lignes paires
zone V W,

zone IV FE;

Il nous faut prouver que les arbres construits avec le principe de base sont
disjoints dans les six zones. Pour cela, regardons ce qui se passe dans la zone 1.

Pour les tailles de grilles toriques impaires les arbres se déduisent les un des
autres par des rotations successives et pour les tailles impaires par des rotations
et des syméties. Comme le principe de base est régulier et possede un axe de
symétrie suivant lequel on effectue des symétries sur les arbres pour les tailles
impaires, il n’y a pas différence pour le principe de base entre les tailles paires et
impaire.

— L’arbre NST est obtenu par une rotation de 7 de I’arbre EST', c’est-a-dire

que les arcs entrants de la zone II vont subir une rotation de 7 avant de

venir se placer dans la zone I. Apres rotation, les arcs N; deviennent W; et
les arcs F; deviennent N;. Les arcs W; et N; ne sont pas utilisés par £ST

dans la zone I, donc EST et NST sont disjoints dans la zone 1.
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— L’arbre SST' est obtenu par une rotation de 5+ de I’arbre ST, c’est-a-dire
que les arcs entrants de la zone IV vont subir une rotation de =* avant de
venir se placer dans la zone I. Apres rotation, les arcs N; deviennent F;
et les arcs E; deviennent S;. Les arcs N; concernaient les noeuds des lignes
impaires, donc par rotation les arcs F; vont atteindre les noeuds des colonnes
impaires. De méme les arcs E; concernaient les nceuds des lignes impaires,
donc par rotation les arcs 5; vont atteindre les noeuds des colonnes paires.
Comme FEST utilisait les arcs F; pour atteindre les nceuds des colonnes
paires et les arcs S; pour atteindre les nceuds des colonnes impaires, EST et
SST sont disjoints dans la zone 1. De plus, comme SST et NST n’utilisent
pas le méme type d’arc (F; et S; pour SST et W; et N; pour NST'), SST

et NST sont disjoints dans la zone 1.

— Larbre W ST est obtenu par une rotation de 7 de 'arbre EST', ¢’est-a-dire
que les arcs entrants de la zone III vont subir une rotation de = avant de
venir se placer dans la zone 1. Apres rotation, les arcs F; deviennent W; et
les arcs S; deviennent N;. Comme W ST n’utilise pas le méme type d’arc
que EST et SST (FE; et S; pour EST et SST), WST est disjoint de EST
et de SST dans la zone 1.

Mais il nous reste a vérifier que W ST et NST' sont disjoints.

Les arcs E; concernaient les nceuds des lignes paires, donc par rotation les
arcs W; vont atteindre les nceuds des colonnes paires, de méme les arcs 5;
concernaient les nceuds des lignes impaires, donc par rotation les arcs N;
vont atteindre les nceuds des colonnes impaires. Comme ’arbre N.ST' utilise
les arcs N; pour atteindre les noeuds des colonnes paires, et les arcs W; pour
atteindre les nceuds des colonnes impaires, les arbres W ST et NST sont
disjoints dans la zone I.

Donc les arbres construits avec le principe de base sont arcs disjoints dans la
zone I. Du fait de la symétrie du probleme, on déduit facilement que les arbres
construits avec le principe de base dans les zones II, II1, et IV sont arcs disjoints.

Dans la zone V ’arbre £S5 utilise les arcs W;, I’arbre N.ST" utilise les arcs N;
(rotation de 7 des arcs de la zone VI), arbre SST utilise les arcs S; (rotation de
= des arcs de la zone VI), et I'arbre W.ST utilise les arcs E; (rotation de 7 des
arcs de la zone VI), ils sont donc disjoints. En effectuant le méme raisonnement
sur la zone VI on montre que les arbres construits avec le principe de base sont

arcs disjoints dans les zones V et VI.
O

Nous venons de démontrer que la partie des arbres crée avec le principe de
base était arcs disjoints. Il nous reste donc a monter que la construction des bords
est aussi arcs disjoints.
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Nous avons vu lors de la construction des arbres pour la grille torique de taille
VP = 4k + 1 (avec k=2) que le bord de la grille est disjoint, et de plus comme
sur les autres nceuds le principe de base s’applique et d’apres le lemme 4.4.2,
les quatre arbres de recouvrement sont arcs disjoints. La figure 4.17 permet de
confirmer ce fait.

Fia. 4.17 : Les quatre arbres de recouvrement de profondeur D + 1 dans une grille

torique 9 x 9.

En effectuant le méme travail sur les bords lors de la construction des autres
arbres, pour les différentes tailles de grilles toriques on montre que les arbres
présentés sont arcs disjoints pour k = 2.

Maintenant il s’agit de montrer que pour tout k supérieur a deux, nous avons
une construction arcs disjoints. Pour cela nous allons procéder par récurrence.

Supposons que les arbres soient disjoints pour une grille torique de taille 4k"+1
(respectivement 4k" + 3, 4k’ 4k" + 2) avec k' > 2, montrons que pour 4(k'+1) +1
(respectivement 4(k" + 1) 4+ 3, 4(k' 4+ 1),4(k' + 1) + 2) les arbres de recouvrements
sont toujours disjoints. Pour un type de taille donné (par exemple 4k + 1) le
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passage a la taille supérieure du méme type (c’est-a-dire 4(k + 1) 4 1) s’effectue
en rajoutant deux lignes en haut de la grille torique, deux lignes en bas, deux
colonnes a droite et deux colonnes a gauche.

Il est possible de décomposer la grille torique en sept zones (voir figure 4.18):

— zone 1: partie centrale de la grille torique ou s’applique le principe de base ;

— zone 2: constituée par les nceuds du bord nord-est ;

— zone 3: constituée par les nceuds du bord sud-est;

— zone 4 : constituée par les nceuds du bord sud-ouest ;

— zone 5: constituée par les nceuds du bord nord-ouest ;

— zone 6: constituée par les nceuds du bord ayant pour abscisses 0

— zone T: constituée par les nceuds du bord ayant pour ordonnées 0;

zone 5 6 zone 2
7 zone 1 7
zone 4 6 zone 3

Fia. /.18 : Localisation des sept zones.

En enlevant les bords de la grille torique de taille 4k" + 1 (respectivement
4k" 4+ 3, 4k', 4k" 4+ 2) on obtient la zone 1, que 'on retrouve dans la grille torique
de taille 4(k" + 1) + 1 (respectivement 4(k" 4+ 1) + 3, 4(k' + 1), 4(K' + 1) + 2). De

la méme fagon on peut réutiliser les six autres zones (voir figure 4.19).
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zone 5 6 zone 2
7 zone 1 7
zone 4 6 zone 3

Fia. /.19 : Localisations des sept zones pour la taille supérieure.

Ceci nous donne un recouvrement partiel de la grille torique de taille supé-
rieure. Dans la zone comprise entre la zone 1 et les bords, il est possible d’étendre
le principe de base, puisque cette zone ne fait pas partie des bords de la grille
torique 4(k" + 1) + 1 (respectivement 4(k"+ 1) + 3, 4(K' + 1), 4(K" + 1) 4+ 2). Donc
par construction la zone centrale de grille torique de taille supérieure est arcs
disjoints. Pour combler les trous qui restent dans le bord nous allons prendre
des patterns déja utilisés dans le bord. En fait, dans chaque trou du bord nous
avons quatre nceuds que nous allons atteindre par le pattern défini par les quatre
derniers nceuds de chaque zone. Comme le montre la figure 4.20 chaque zone du
bord possede deux patterns que nous allons appeler a et b. Pour boucher les trous,
il suffit de dupliquer les patterns a et b comme le montre la figure 4.20.

Remarque.

Il est tres important de noter le passage de la grille torique 9 x 9 a la grille torique
13 x 13 ne se fait pas aussi simplement. Du fait de la tres grande irrégularité
des arbres, et du faible nombre de lignes et de colonnes de cette grille torique,
les patterns a et b n'ont pas une forme stable. Mais des la taille 13, nous ne
rencontrons plus de probleme pour la récurrence.
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zone5 | 5b [ Bb [ g| 2a | 2a | zone2

ba 2b
5a 2b

7 7
4b 3a
4b 3a

zoned | 4a | 4a [ 6| 3b | 3b| zone3

Fia. 4.20 : Construction de la taille supérieure.

Or, par hypothese de récurrence les bords sont arcs disjoints, donc les arbres
de recouvrements dans la grille torique de taille 4(k" + 1) + 1 (respectivement

4K 4+ 1)+ 3, 4(K 4+ 1),4(K" + 1) + 2) sont arcs disjoints.

Comme la récurrence est vrai pour k = 2,.., k', k' + 1 pour les grilles torique
du type 4k + 3, 4k, 4k + 2 et pour k& = 3 pour les grilles torique du type 4k + 1
elle est vraie pour tout £ > 3 .

Ceci nous permet d’énoncer le théoreme suivant :

Théoreme 4.4.3 [l cxiste dans une grille torique \/px\/p quatre arbres disjoints

de profondeurs minimale 2 {4J + 1.

4.4.7 Algorithme de diffusion

Pour réaliser la diffusion, nous considérons une grille torique de taille \/p < /p,
dans laquelle les communications sont en mode commutation de messages (store
et forward) full-duplex,A-ports. L’utilisation des quatre arbres de recouvrement
disjoints va permettre de découper le message a diffuser en quatre parties égales
(Ln,Lg, Ls, Lw), et de pipeliner I’envoi de chacun de ces paquets dans I’arbre
de recouvrement correspondant. [’algorithme s’écrit de la facon suivante:
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Algorithme 4.1 Diffusion optimale dans les grilles toriques

st racine alors
Couper L en quatre partie égales Ly, Ly, Ls, Lw ;
Pipeliner Ly, Lg, Ls, Lyw dans Uarbre de recouvrement de racine R cor-
respondant ;
sinon
Faire en paralléle
Recevoir de son pere dans chaque arbre ;
Envoyer a ses fils dans chaque arbre ;

Du fait que cet algorithme utilise des arbres de recouvrement de profondeur
minimale, et un nombre maximal de ces arbres, on peut énoncer la proposition
suivante :

Proposition 4.4.4 [l existe une diffusion optimale en mode pipeline sous les

hypothéses communication en commutation de message A-ports, full-duplex, dans
les grilles toriques de taille \/p X \/p. Le temps de cette diffusion est de:

Tt pusion = (ﬁ%ﬁm + ﬁf) ) (4.2)

Preuve. D’apres le résultat 2.6 nous savons que le temps nécessaire pour envoyer

un message de taille I a une distance d en utilisant A chemins disjoints est de:

(m ' g) (1.3

Les quatre arbres utilisés ont une profondeur de 2 {gJ +1, d’ou en remplacgant

dans la formule ci-dessus, on obtient le temps de la proposition.
Cette diffusion est optimale en mode pipeline, car nous utilisons le maximum
d’arbre que permet la grille torique et chaque arbre est de profondeur minimale.
O

4.5 Généralisation

Il est facile d’étendre le principe de base a des grilles toriques de taille arbi-
traire \/p x /g, toutefois le probleme des nceuds situés sur les bords subsiste.
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Pour les tailles telles que \/p = 4k + s et \ /g = 4k’ + 5,1l n’y pas de probleme
sur les bords, les arbres < s’emboitent » bien. On peut vérifier grace aux tables qui
se trouvent en fin de document, que la construction est toujours a arcs disjoints.
Mais pour les autres tailles cela se passe moins bien. En effet, pour les tailles telles
que \/p = 4k 4 s et \ /g = 4k' 4+ 1, avec s # 1, cela conduit a la construction de
plusieurs arbres (en général trois, et le quatrieme se déduit d’un des trois autres).
L’utilisation des arbres de profondeur minimale n’étant pas possible, la solution
consiste a utiliser comme précédemment des arbres de profondeur minimale plus
un et de réaliser des adaptations au cas par cas. Une présentation de ces arbres
est donnée dans [7]. Le tableau suivant est une synthese des résultats obtenus.

VP V4 | profondeur des arbres

de recouvrement

ik |4k 2] 4 [ Y] 41

Ak—+1 | 4k+1 2]+ 2]+ 1

Ak+2 | 4k+2 2] 4 2] 41

Ak43 | 4k4+3 | [ 4[]+ 1

1k | Ak 2]+ 2]+ 1

M1 {441 | 2]+ [+

M2 | a2 | L4 [ 41

a3 | 4lo43 | [ 4+ [ +1
441

Ak | dl2 | [+ 5] 42
4k 43

Ak+1 | 4k'+2 | E] + (52 +2
4k 43

Ak+2 | 4k°+3 [ E] + (5] +2

Généralisation au half-duplex

Une étude similaire a été réalisée en gardant un modele A-port (link-bounded),
une transmission de messages entre nceuds par commutation de messages (store
and forward), mais avec des liens de communication half-duplex. Cette étude a
été réalisée avec Jean-Claude Bermond et Denis Trystram [1].

Apres avoir présenté les différentes constructions d’arbres de recouvrement
existantes ainsi que les temps de diffusion pipeline dans ces arbres, nous décrirons
la construction d’une nouvelle famille d’arbres de profondeurs minimales, ce qui
nous permettra de réaliser la diffusion pipeline de facon quasi optimale.
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4.5.1 Les solutions existantes

Ici nous allons présenter les différentes constructions proposées par Saad et

Schultz [8] et Simmen [9].

Une premiere solution

La premiere solution, consiste a construire un seul arbre de recouvrement,
comme le montre la figure 4.21

O o0—O

©;

o0—O (@)

Fia. 4.21 : Un arbre couvrant de la grille torique.

La profondeur de cet arbre est minimale et est égal au diametre 2 {4J Cet
arbre permet de réaliser un diffusion pipeline en un temps de:

Tdiffusion = (\l (2 \‘%};J — 1)6 + \/E)2 (44)

L’algorithme de Saad et Schultz

Saad et Schultz ont proposé dans [8] une solution basée sur I'utilisation de
VP

deux arbres de recouvrant partiels de profondeur {TJ comme le montre la figure

4.22. On constate que ces arbres ressemblent beaucoup a ’arbre donné par la
figure 4.21.
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0—0—0—0—0—0—0 O o o O O O ©
0—0—>0 o0—0—0 o

0—0—o0 o0—o0—o0 I I I o I I I
O o O e O 0o © O—O—O0—@—0—0——0
0—0—0 o0—0—0 O

0—0—o0 o0—o0—o0 I I I o I I I
0—0—0—0—0—0—0 O O O o O O O

Fia. 4.22 : Deux arbres de recouvrement partiels.

Le deuxieme arbre de recouvrant partiel est obtenu par rotation de 7 du
premier. On peut remarquer que ces deux arbres sont arétes disjointes.

Saad et Schultz utilisent ces deux arbres pour réaliser la diffusion pipeline
du message, en pipelinant I'envoie de la moitié du message dans chaque arbres.
Toutefois, comme chaque arbre ne couvre pas totalement la grille torique, certain
neeuds ne connaitront que la moitié du message. Ces nceuds ont pour abscisse
0 ou pour ordonnée 0. Pour remédier a ce probleme Saad et Schultz propose
de diffuser de facon pipeline la moitié de message manquante durant la phase
de vidage du pipeline. En effet dés que le dernier paquet du message de taille
% est envoyé, I’émetteur commence a envoyer le message de taille % manquant.
Malheureusement, ceci ne fonctionne pas aussi simplement. Simmen a montré [9]
que pour de grandes tailles de L cette méthode était mauvaise. En effet la premiere
diffusion s’effectue sur une distance de 2 {4J alors que la deuxieme s’effectue sur

VP

2
optimal (voir chapitre 2), dans les deux phases consécutive de pipeline la taille

une distance de 2 { J Du fait du découpage du message en paquets de taille

des paquets est différente, ce qui influe sur la vitesse de progression des paquets
dans le réseau.

En fait pour L < Ly (ou Ly = %DD_: ) la deuxieme phase de pipeline a le

temps de finir avant la premiere. D’ou le temps de diffusion est de:

Tai fusion = (J (2 {gJ - 1)p+ E) 2- (4.5)

Par contre pour L > Lg, la deuxieme phase n’a pas le temps de finir, ce qui
donne un temps d’exécution de:

VP 7L ’ 7L BrL(2 {TPJ -1) 2 {TPJ BTL
(\/@{TPJ‘”“@) +7+J 2 - |0 22 -1y
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L’algorithme de Simmen

Simmen [9] propose deux arbres de recouvrement de profondeur 4 4 + 1.
La figure 4.23 montre un de ces arbres. Le deuxieme arbre s’obtient en effectuant
une rotation de I du premier suivit par une symétrie axiale (opération miroir).

LR O S L

U A O VAV

Fia. /.23 : Un des deuzx arbres de Simmen.

Le temps de diffusion pipeline avec ces arbres est donc de:

Tai fusion = (« 4 {%ﬁJ B+ E) 2- (4.7)

4.5.2 Quelques améliorations

Nous allons présenter de nouveaux algorithmes issus de modifications effec-
tuées sur la construction des arbres.

Dans le cas du full-duplex, nous avons présenté des arbres de profondeur mi-
nimale qu’il est possible d’utilisé dans le cas half-duplex. En effet, il suffit de
décomposer chaque étape de communication en deux sous-étapes. Durant la pre-
miere on effectue les communications dans un sens, et durant la seconde, on
effectue les communications dans I"autre sens. Ceci revient a doubler le diametre.
Avec cet algorithme le temps de diffusion est égale a:

Taif fusion (\l (2 {gJ + 1)+ E) 2. (4.8)

Parmi les résultats présentés précédemment, il est possible d’effectuer une
amélioration aux arbres de Simmen (voir figure 4.24). Cette amélioration consiste
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en une meilleure utilisation des particularités de la grille torique. Les arbres ainsi
obtenus ont une profondeur de @ soit 3 {\/_J

S R O %%%
oco—o—L@—o
UV VO VO

Fia. 4.24 : Un des arbres de profondeur %.

Le deuxieme arbre de recouvrement est obtenu par une rotation 7 suivie par

une symétrie axiale. La diffusion pipeline le long de ces arbres donne un temps

de:
Tai fusion = (J (3 {gJ - 1)p+ ﬁ) : (4.9)

Du fait que nous cherchons a réaliser une diffusion pipeline en temps minimum,

il est nécessaire d’avoir le nombre maximum d’arbres c’est-a-dire deux, et d’avoir
des arbres de profondeur minimale

4.5.3 Construction d’arbres de profondeur minimale

Afin de construire des arbres de profondeur minimale, il faut connaitre celle-
ci. Le théoreme 4.5.1 donne une borne sur la profondeur minimale de deux arbres
disjoints dans une grille torique de taille \/p x \/p

Théoreme 4.5.1 Dans une grille torique de taille \/p < \/p, il existe deux arbres
de recouvrement de profondeur minimale /p.

Preuve. Les arbres ont au moins une profondeur de D, donc ce résultat est
optimal dans le cas ou /p est pair, puisque D = ,/p. Pour le cas ou /p est
impair, le diametre est \/p—1, mais il est impossible de construire deux arbres de
recouvrement arétes disjointes de profondeur D. Il y a quatre neeuds (2 in, Ymin),
(Tmins Ymaz)s (Cmazs Ymin)s (Tmazs Ymaz) qui sont a distance D de I"émetteur ,de
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plus il y a quatre arétes entre ces quatre noeuds. Ces arétes ne peuvent pas étre
utilisées si on désir construire des arbres de recouvrement de profondeur D. Ainsi
nous pouvons utiliser au plus 2n% — 4 arétes pour ces deux arbres. Mais n? — 1
arétes sont au minimum nécessaire pour construire un arbre, donc nous avons une
contradiction. Donc pour les tailles impaires la profondeur minimale est D + 1

soit \/p. a

Afin de construire les arbres de profondeur minimale, nous allons diviser la
grille torique en quatre parties égales (ou quasi égale) (voir figure 4.25). Pour
faciliter la construction nous allons imposer que ces arbres soient symétriques par
rapport a I’émetteur et de plus que le deuxieme se déduise du premier par une
simple rotation de 7. Le premier arbre contient tous les nceuds dont I'ordonnée est
nulle (c’est-a-dire (i,0)) et le second contient donc tous les neceuds dont 1’abscisse
est nulle (c’est-a-dire (0,j)).

domaine 4 : : ol : : domaine 1

N /

B
\Tjj'

[ [

/ NN

domaine 3

T

T T T
T T T

domaine 2

Fia. /.25 : Idée de construction du premuer arbre.

Pour construire un arbre, 1'idée de base consiste a utiliser deux domaines
différents pour deux colonnes consécutives. Par exemple, si I’on considere la partie
droite de la grille torique par rapport a 1’émetteur, 'arbre utilise les colonnes
impaires dans le domaine 1 et les colonnes paires dans le domaine 2. (voir figure
4.25) Les nceuds des colonnes non utilisées par ’arbre dans chaque domaine, sont
atteints par des < crochets> identiques a ceux définis dans le cas full-duplex.
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Comme pour le cas full-duplex la construction des bords different, elle dépend de
la congruence de ,/p modulo 4.
Les figures 4.26, 4.27, 4.28, 4.29 donne la construction des arbres pour les

taille \/p = 10,11,12, 13.
o e =o

Fia. 4.26  : Construction d’un arbre de recouvrement pour \/p = 10.
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Fia. 4.27 : Construction d’un arbre de recouvrement pour \/p = 11.

j
1y



dans les grilles toriques

Chapitre 4. Diffusion

'

112

it

%

B

!
!
%

§
!

O

|

B

!
;
N

g
!

O

|

pialall

B
B
B

9 9

4
O

—O

O

—O

O

—O

—O

O

—0

O

“ﬁ

&is

i3

—O

B

B

i
E
E

r /b= 12.

ment pou

de recouvre

arbre

Fia. 4.28 : Construction d’un
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chaque domaine).

L’utilisation de ces arbres pour effectué une diffusion pipeline donne le temps :

Taiffusion = | (VP —1)8 + E (4.10)

L’étude que nous venons de mener nous a permis de présenter une série d’al-
gorithmes de diffusion pipeline dans les grilles toriques en mode half-duplex. Cette
étude s’est terminée par la présentation d’une nouvelle famille d’arbres de recou-
vrement arétes disjointes de profondeur minimale.

4.6 Conclusion

Dans ce chapitre des nouvelles familles d’arbres couvrants de profondeur mi-
nimale ont été présentées. Ces familles permettent de réaliser des diffusions dans
les grilles toriques carrées en mode pipeline de facon optimale. De plus, une gé-
néralisation du mécanisme de construction de ces arbres permet d’obtenir des
résultats sur les grilles toriques rectangulaires.

Afin qu'un utilisateur puisse créer sa propre bibliotheque de communication
dans les grilles toriques, nous allons présenter dans le chapitre suivant une syn-
these des meilleurs algorithmes pour les autres schémas de communications.
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Chapitre 5

Communications globales dans
les grilles toriques

Dans le chapitre précédent, nous avons étudié en détail la diffusion dans les
grilles toriques de processeurs, sous ’hypothese de communication par commuta-
tion de message. Au cours de cette étude nous avons décrit et utilisé un outil : les
arbres de recouvrement a arcs-disjoints. Dans ce chapitre, nous allons réaliser une
étude similaire, sous les mémes hypotheses (c’est-a-dire commutation de message
avec temps linéaire et liens full-duplex), qui correspondent au modele de machine
dont nous disposons, par les autres schémas de communications globales. Le but
de cette étude est de fournir un outil pour chaque schéma de communication.

Dans un premier temps, nous décrirons les différentes facons de réaliser un
échange total. Puis nous présenterons des algorithmes qui permettent de réaliser
la distribution, le regroupement et la multidistribution. Enfin, nous conclurons
ce chapitre par un tableau récapitulatif des principaux résultats.

5.1 L’échange total

Comme nous "avons vu au chapitre 3, I’échange total est un schéma de com-
munication ou chaque processeur du réseau envoie le méme message a tous les
autres processeurs. Une borne inférieure de cet algorithme est donnée dans la
proposition suivante [1, 2]:

Proposition 5.1.1 Soit un réseau d’interconnexion de degré A, de diamétre D,
possédant p processeurs.

Sous les hypothéses d’une modélisation temps lin€aire et de liens paralléles
full-duplex, une borne inférieure du temps d’échange total en mode commutation
de circuit est :

max (ﬂD,TL [}%-D (5.1)

115
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Preuve. La distance maximale entre deux processeurs étant D, il faudra donc
au moins D étapes pour échanger des messages entre ces deux processeurs.

Chaque processeur doit recevoir p — 1 messages, donc en supposant que le
processeur puisse recevoir sur ses A liens simultanément, le temps de propagation
minimal sera de [%w.

O

Comme nous étudions les grilles toriques T'M(,/p,/p), le nombre minimal
VP

d’étapes sera de {TJ et le temps minimal de propagation sera de [%w.

Pour ce schéma de communication, il est évident que nous ne pouvons pas
utiliser des arbres de recouvrement disjoints comme pour la diffusion. Toutefois
il est possible, comme nous allons le voir, d’utiliser encore des arbres, mais cette
fois ayant des arcs disjoints dans le temps, de facon a éviter les conflits d’acces
sur les liens de communication.

Parmi les algorithmes qui réalisent 1’échange total, nous allons présenter trois
méthodes qui permettent d’atteindre soit le temps de propagation minimal (D g+

terme), soit le nombre d’étapes minimal (71 PA;IW + terme), soit la somme du
temps minimum de propagation et du temps de start-up minimal (DS+7L PA;IW ).

Du fait de la régularité du probleme (chaque processeur envoie le méme mes-
sage a tout le monde), on considere qu’a chaque étape tous les processeurs effec-
tuent la méme chose. Ceci permet de considérer ’algorithme en un seul proces-
seur, le 0, tout en faisant attention aux problemes de conflits entre les liens de
communication.

5.1.1 Décomposition de la grille torique

Dans le chapitre 2 nous avons vu que la grille torique (torus mesh) T M(\/p, \/p)
pouvait se décomposer en somme cartésienne de cycles de longueur ,/p, d’ou I'idée
d’étudier I'échange total sur un anneau (ou cycle) de taille \/p afin d’étendre ce
résultat a la grille torique.

Préliminaire: échange total sur un anneau

L’évolution des messages recus par le processeur 0, ainsi que la progression
du message émis par ce processeur sont illustrées par la figure 5.1. A D’étape 1
tous les processeurs échangent leur message avec leurs voisins, puis aux étapes
suivantes ils échangent les messages qu’ils ont recus a I’étape précédente et ainsi

de suite [1, 3].
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5 6 1 2
)Y . )Y
NN NN

61
0 0 0

étape 1

2
0 0 0
étape 2
0 0 0
étape 3
Fia. 5.1 : Echange total sur un anneau de 7 processeurs.

Soit Ly le message du processeur g et Ly11 modulo J7) (respectivement Lig=1 modulo \/z_?))
le message que le processeur ¢ recoit de son voisin (¢ 4 1 modulo /p) (respecti-
vement (¢ — 1 modulo /p)). L’algorithme du processeur ¢ est le suivant :
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Algorithme 5.1 Echange total sur un anneaw (\/p impair)

Faire en paralléle
Envoyer L au processeur (¢ + 1 modulo /p);
Envoyer L au processeur (¢ — 1 modulo \/p);
Recevoir Ligq1 moduto sp) du processeur (q + 1 modulo \/p);
Recevoir Lig—1 modulo s5) du processeur (¢ — 1 modulo \/p);

Pour 1 « 2 jusqu’a {gJ
Faire en paralléle
Envoyer Lig-1 modulo /5

(g-1 )
ETLUOy(f?“ L(q-l—l modulo \/]_))
Recevoir Liy11 moduto JF)
Recevoir Ly,_1 moduto NG du processeur

au processeur
au processeur

q+ 1 modulo \/p);
q — 1 modulo \/p);

g+ 1 modulo \/p);
q — 1 modulo \/p);

Y

du processeur

e TN N

Proposition 5.1.2 Le temps nécessaire a l’échange total sur un anneau de \/p
processeurs est de :

—1
TEchange total = \‘%};J 6 + \/ﬁTLT (52)

Preuve. Il est facile de constater que cet algorithme nécessite {gJ envois et

réceptions, ce qui donne un temps d’exécution de {4J (B+ Lt).

Dans le cas ou /p est impair, le résultat est immédiat. Mais dans le cas ou /p
est pair, il est nécessaire de modifier légerement 'algorithme. En effet, dans ce

N

cas-la, apres - — 1 étapes chaque processeur a requ tous les messages sauf celui
du processeur a distance g. Mais le message manquant a chaque processeur se

trouve sur ses deux voisins, et dans la derniere étape, chaque processeur recoit de
chacun de ses voisins la moitié du message. Le temps d’exécution de ’algorithme
est donc: (g — 1) (B+ L)+ 5+ %T ce qui correspond au temps énoncé dans
la proposition.

a

Application a la grille torique

L’algorithme qui permet de réaliser 1’échange total sur la grille torique est
une généralisation de 1’échange total sur ’anneau. En effet, sur la grille torique
I’algorithme peut se décomposer en deux phases successives:

1. sur les anneaux verticaux, réaliser un échange total avec des messages de

taille L.
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2. sur les anneaux horizontaux, effectuer un échange total avec des messages

de taille |/pL.
Le temps de cet algorithme est :

—1
TEchange total — 2 \‘gJ 6 + pTLT (53)

Toutefois on constate que, lors de chaque phase, seule la moitié des liens est
utilisée, ce qui ne permet pas d’obtenir une propagation optimale du message.
Il est possible d’effectuer des échanges totaux avec des moitiés de messages sur

les anneaux verticaux et horizontaux simultanément. Les deux phases deviennent
alors [1, 3, 5]:

1. sur les anneaux verticaux et horizontaux, réaliser un échange total avec des
messages de taille %

2. sur les anneaux verticaux et horizontaux, effectuer un échange total avec
: L
des messages de taille |/p%.

L’algorithme d’un processeur ¢ de la grille torique est le suivant :

Algorithme 5.2 Fchange total sur grille torique (somme cartésienne d’anneauz)

Faire en paralléle

Echange total sur les anneaux verticaur de messages de taille %;
Echange total sur les anneauxr horizontauxr de messages de taille %;

Faire en paralléle
Echange total sur les anneaux verticaur de messages de taille \/p

Echange total sur les anneaux horizontauxr de messages de taille \/p

L.
27
L.
2/

Proposition 5.1.3 Le temps de [’échange total de messages de longueur L dans
une grille torique \/p x \/p processeurs de lalgorithme précédent est égal a :

—1
TEchange total — 2 \‘gJ 6 + pTLT (54)

Preuve. Ce temps est la somme des durées de chacune des deux phases:
1. un échange total avec des messages de taille % soit :

)5+ 52k

2. un échange total avec des messages de taille \/}_7£ soit :

4]+ it 2
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En effectuant la somme on retrouve bien le temps énoncé dans la proposition.
O

Remarque.

L’implémentation de cet algorithme est assez complexe, et nécessite une zone
mémoire assez importante pour stocker les messages. Toutefois il permet d’obtenir
un temps de propagation et un nombre d’étapes minimaux.

5.1.2 Les chemins hamiltoniens

Comme pour la diffusion, il est possible d’utiliser des arbres de recouvrement
orientés pour réaliser I’échange total. Mais cette fois-ci les arbres utilisés sont arcs
disjoints dans le temps.

Définition. « arbres de recouvrement orientés de profondeur dy, ds, ..., d,, dans
un graphe orienté sont arcs disjoints dans le temps si et seulement si:

quel que soit b, 1 < h <max(dy,dz,...,d,), tout arc du graphe appartient au plus
au niveau h d’un seul arbre.

Du fait du réle identique joué par tous les nceuds de la grille, chaque processeur
ne peut étre la racine que d’un seul arbre. De plus, pour exploiter au mieux
le degré de chaque nceud, chaque arbre va étre constitué de quatre branches

P

-1 v \
parcourant chacune une zone de [Tw processeurs. Ces conditions tres fortes

imposent 'utilisation de chemins hamiltoniens dans chaque zone [6].
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Fia. 5.2 : Parcours de chaque région par un chemin hamiltonien.

Localement chaque processeur doit gérer les envois qu’il effectue a chaque
étape. En fait, chaque processeur doit connaitre le parcours de son message dans
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un seul chemin hamiltonien, et en effectuant des rotations et/ou des translations
il sait ce qu’il doit faire a une étape donnée dans chaque chemin. Afin d’éliminer
le cotit de cette gestion locale, il faut pouvoir calculer des tables de routage lors
de la compilation.

L’algorithme d’un processeur ¢ de la grille torique est le suivant :

Algorithme 5.3 FEchange total sur grille torique (chemins hamiltoniens)

Faire en paralléle
Envoyer son message de taille L sur les quatre chemins hamiltoniens;
Recevoir les messages de taille L de ses quatre voisins;
Pour 1 « 2 jusqu’a [%w
Faire en paralléle
Envoyer les quatre messages de taille L recus a
[’étape précédente sur le bon chemin;

Recevoir les messages de taille L de ses quatre voisins;

Proposition 5.1.4 Le temps de [’échange total dans les grilles toriques de ['al-
gorithme utilisant les chemins hamiltoniens est:

p—1

—]5+10) (5.5)

TEchange total — ’V

Preuve. Chaque chemin hamiltonien a une longueur de [%w , et comme a chaque
étape, on envoie un message de taille L, le temps de ’algorithme est bien celui

de la proposition.
O

Remarque.

Cet algorithme a un start-up prohibitif pour de petits messages, mais a un cout
quasi identique celui de ’algorithme précédent pour de grands messages. De plus,
cet algorithme ne nécessite pas de stockage intermédiaire des messages en mé-
moire.

Notons que Plateau et Trystram [7] donnent une extension de cette méthode
pour les grilles toriques 3-D.

5.1.3 Stratégie gloutonne

Dans cette stratégie, a chaque étape un processeur recoit et envoie quatre
messages. Mais en plus, a une étape donnée i, chaque processeur doit recevoir
les messages des processeurs situés a distance 2. Il est clair que cette stratégie
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nécessite une concaténation des messages [5, 9]. La figure 5.3 illustre les deux
premieres étapes de cet algorithme pour le processeur dessiné au centre.
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Fia. 5.8 : Les premuéres étapes de 'algorithme glouton.

Il est facile de constater que si I'on applique l'algorithme tel quel, il y a
redondance des messages. Afin de supprimer cette redondance, chaque message
doit suivre un chemin bien précis. Une solution qui permet de recevoir a ’étape ¢
tous les messages des processeurs situés a distance ¢ est de diviser la grille torique
en quatre zones de [%w processeurs, et de recevoir a chaque étape un message
depuis chaque zone. Sur la figure 5.3, on peut voir a I’étape 2 les messages que le
processeur central recoit de chaque zone. Ces messages étaient la possession des

processeurs entourés d’un trait noir gras.
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Fia. 5.4 : L’arbre couvrant équilibré.
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En analysant les chemins que doivent suivre les messages dans une zone, on

s’apercoit que ces messages transitent sur un arbre couvrant équilibré de cette
zone (voir figure 5.4). Par simple rotation de cet arbre, on couvre les trois autres
zones. Il est possible de voir cet algorithme comme un regroupement s’effectuant
le long d’arbres de recouvrement équilibrés, enracinés en chaque nceud de la grille.
Remarque.
Notre étude se limitera au cas des grilles toriques de dimension impaire. En effet,
pour une grille torique de taille paire, de nombreux problemes se posent, du fait
que chaque processeur ne peut pas étre considéré comme le centre de la grille
torique.

Algorithme 5.4 Fchange total sur grille torique (arbres équilibrés)

Faire en paralléle
Envoyer son message de taille L a ses quatre voisins;
Recevoir les messages de taille L de ses quatre voisins;
Pour 1 « 2 jusqu’a 2 {gJ
Faire en paralléle
Faire la gestion des messages et la concaténation des messages
recus a [’étape précédente;
Envoyer les quatre nouveaur messages sur les bons arbres;
Recevoir les messages de ses quatre voisins;

La gestion et la concaténation des messages consiste a faire le tri des messages.
Effectivement a chaque étape, un processeur recoit quatre messages, qu’il va
devoir devoir analyser afin d’extraire des morceaux de message de taille L et
de reconstituer quatre nouveaux messages que le processeur enverra a |’étape
suivante.

Proposition 5.1.5 Le temps de [’échange total dans les grilles toriques de ['al-
gorithme utilisant les arbres de recouvrement équilibrés est:

P p—1
TEchange total — 2 \‘%_J ﬂ + ’VT-‘ Lt (56)
Preuve. La taille des messages varie au cours de 'algorithme: a 1’étape 1 un
processeur recoit quatre messages de taille L, a ’étape 2 il recoit quatre messages
VP

de taille 2L, etc. La taille de chaque message va croitre jusqu’a {TJ, puis va
décroitre jusqu’a L. Donc cet algorithme s’exécute en:

[vP/2]
2 Zj (B+iL7)
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soit, en développant, le résultat de la proposition.

Remarque.

Cet algorithme permet d’obtenir un temps de propagation et un nombre d’étapes
minimaux. Toutefois une zone mémoire importante est nécessaire pour stocker
les messages intermédiaires.

Nous venons de présenter trois algorithmes permettant de réaliser ’échange
total sur la grille torique dans un temps de propagation minimum. Implémenter
I’algorithme glouton et I’algorithme a base de chemins disjoints est assez difficile
du fait de la gestion locale des chemins & suivre pour chaque message. Afin de
faciliter la tache du programmeur, il faut pouvoir calculer les tables de routage
lors de la compilation afin de pouvoir les utiliser lors de 'exécution. Mais la
solution idéale serait d’avoir de telles procédures cablées sur les processeurs de
routage afin de supprimer le start-up logiciel et ainsi réduire considérablement le
cout de ces algorithmes pour de petits messages.

5.2 La distribution

La distribution correspond a I’envoi d’un message différent a tous les proces-
seurs a partir d’un seul nceud. La borne inférieure de cet algorithme est identique
a celle de ’échange total. En effet, la distance maximale entre deux processeurs
étant D, il faudra au moins D étapes avant que le message émis par la source
atteigne le processeur le plus éloigné. Par ailleurs la source ne peut pas émettre
plus de A messages a la fois, or il faut qu’elle émette p — 1 messages, donc le
temps de propagation minimal sera de [%w Lr.

Dans ce paragraphe nous allons considérer le processeur indicé par 0, comme
le processeur initiateur de la distribution.

Comme dans le paragraphe précédent, nous allons étudier auparavant la dis-
tribution dans ’anneau.

Préliminaire : distribution dans ’anneau

L’algorithme consiste pour le processeur 0 a envoyer a 1’étape k les messages
destinés aux processeurs a distance D — k. A 'étape 1 le processeur 0 envoie

/P—1

5 J et envoie au processeur

au processeur 1 le message destiné au processeur {

N
2

L et \/p — 1 propagent les messages recus a l’étape 1 et regoivent les messages

destinés aux processeurs [@w — 1 et {@J + 2, ete. La figure 5.5 illustre ce

principe sur un anneau a sept processeurs.

/P — 1 le message destiné au processeur { J + 1. A I’étape 2 les processeurs
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Fra. 5.5 : Distribution dans un anneau.

5

Voici 'algorithme d’un processeur ¢ avec 0 < ¢ < { 2p :J
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Algorithme 5.5 Distribution sur un anneau (\/p impair)

Pour 1 — ¢+ 1 jusqu’a {4J faire
faire en parallele
Recevoir L du processeur ¢ — 1 modulo \/p;
Envoyer L au processeur ¢ + 1 modulo \/p;
Recevoir L du processeur ¢ — 1 modulo /p;

Remarque.
Pour les anneaux de taille paire il suffit de modifier la premiere étape de 1’al-

i S ., 1
orithme, en envoyant la moitié du message destiné au processeur |¥2 dans
) 2

chacune des directions, puis d’exécuter I'algorithme normalement.

Fraigniaud, Miguet et Robert [4] ont montré que cet algorithme était optimal.

Proposition 5.2.1 Le temps nécessaire pour réaliser une distribution sur ['an-
neau est !

iz p—1
TDistribution = \‘\/_J 6 + \/_7[/7— (5 7)

2 2

5.2.1 Application aux grilles toriques

Comme pour 1’échange total, il est possible de généraliser ce résultat a la
grille torique [8]. En gardant 1'idée qui consistait a utiliser les anneaux verticaux
et horizontaux simultanément, on trouve un algorithme de distribution, qui se
décompose en deux étapes successives:

1. Le processeur 0 réalise une distribution simultanée sur son anneau vertical
et son anneau horizontal avec des messages de taille \/ﬁg

2. Tous les processeurs ayant recu des messages sur leur anneau vertical (res-
pectivement horizontal) effectuent une distribution sur leur anneau hori-
zontal (respectivement vertical). Comme chacun de ces processeurs a requ
lors de la premiere étape, un message de taille \/ﬁg contenant ,/p messages
de taille % (destinés aux /p processeurs de 'anneau), la distribution se fait
avec des messages de taille %

La figure 5.6 illustre ces deux étapes. Les processeurs qui effectuent dans
chaque étape des distributions sont représentés en grisé. On notera que le pro-
cesseur 0 effectue lors de I’étape 2 une nouvelle distribution, en effet lors de la
premiere étape seulement la moitié des messages a été distribuée dans chaque
anneau, d’ou la distribution de la seconde moitié.
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Fia. 5.6 : Les deux phases d’une distribution dans une grille torique.

Proposition 5.2.2 Le temps nécessaire pour réaliser une distribution sur la
grille torique est:

P —1

TDistribution =2 L_ 6 + p—LT (58)
2 4

Preuve. Cette proposition se démontre facilement, car c’est la somme des durées

de chaque phase:

1. une distribution avec des messages de taille \/ﬁg soit :

5|8+ 5 vpr

2. une distribution avec des messages de taille % soit :

)5+ £

ce qui donne bien le résultat de la proposition en additionnant les deux temps.
O

5.3 Le regroupement

Le regroupement correspond a l'opération inverse de la distribution, c’est-a-
dire que tous les processeurs envoient un message a un processeur donné.

La facon la plus simple de réaliser un regroupement consiste a couper la grille
torique en quatre zones et d’effectuer un regroupement dans chaque zone en
réalisant une remontée selon un arbre couvrant. Les arbres utilisés ici sont les
meémes que ceux présentés lors de la stratégie gloutonne de I’échange total.
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A I'étape 1 la racine recoit les quatre messages de ses quatre voisins, a I’étape
2 la racine recoit les messages des processeurs situés a distance 2, etc.

Proposition 5.3.1 Le temps d’un regroupement sur la grille torique est de :

—1
TRegToupement =2 \‘%};J ﬂ + ’VpT-‘ Lt (59)

La preuve de cette proposition est identique a la preuve 5.1.1.

Remarque.
Le temps d’un regroupement est identique au temps d’un échange total.

Généralement le regroupement est utilisé pour effectuer le calcul d’un maxi-
mum ou encore le produit scalaire de vecteurs distribués, ce qui nécessite a chaque
étape des calculs intermédiaires sur les données contenues dans les messages. Nous
allons étudier les différentes facons de réaliser une telle opération sur le produit
scalaire distribué. Considérons deux vecteurs de taille n répartis chacun équita-
blement sur les p processeurs de la grille torique, et soit 7, le cotit d’une opération
arithmétique.

La premiere chose a faire, quelle que soit la stratégie, est de calculer sur chaque

processeur le produit scalaire de taille L puis d’effectuer le regroupement avec

des messages de taille 1.

Une premiere solution consiste a effectuer un regroupement selon 1’algorithme
décrit précédemment. Mais on va remplacer la concaténation des messages par
une phase de calcul, en effet les processeurs qui recoivent plusieurs messages vont
faire la somme des données contenues dans les messages, avant de renvoyer la
nouvelle donnée sous forme de message. Le temps d’'une phase correspond au
temps du processeur le plus lent. A chaque étape la racine recoit quatre données,
qu’elle additionne avec la sienne, soit au total quatre additions. Dans le reste
du réseau, les processeurs les plus lents sont ceux qui recoivent deux données et
qui les additionnent a leur donnée, soit deux additions. Le temps d’une étape est
donc égal a max(3 + 7 + 27,,47,). 1l y a exactement {4J — 1 étapes comme
celle-ci.

La derniere phase de 1’algorithme correspond a 1’envoi par les quatre voisins
de la racine des quatre dernieres données, et a leur somme sur la racine. Cette
derniere phase cotite 34 7 +47,. La figure 5.7 illustre cette solution sur une grille
torique de 25 processeurs.
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Fia. 5.7 : Les quatre phases du regroupement.

Etant données les caractéristiques des machines actuelles, 3 > 7 et > 7,,
max(f + 7 4 27,,47,) est égal a 4+ T + 27,.
Cette solution permet de réaliser un regroupement en:

(2] = 1) (B+7+2m)+ (B+7+47)

soit

2 {gJ (B+7)+ 74 (4 {%ﬁJ + 2) (5.10)

Une deuxieme solution consiste a exécuter I'algorithme de distribution en sens
inverse, c’est-a-dire que le regroupement va s’effectuer en deux temps. Dans un
premier temps, la racine effectue un regroupement des données situées sur les
deux anneaux qui les contiennent, et simultanément les processeurs sur ces deux
anneaux effectuent un regroupement sur les autres anneaux (plus précisément sur
des < demi-anneaux »). Cela prend un temps de: {gJ max (4714 74,47,). Dans
un deuxieme temps, les deux anneaux contenant la racine effectuent un deuxieme

regroupement, ce qui coiite qu — 1) max(f+ 7+ 7o, 47) + (B + 7+ 47,).
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La figure 5.8 illustre cette solution ou les différents regroupements sont repré-

sentés par des fleches en traits pleins et pointillés.
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Fia. 5.8 : Le principe du regroupement en utilisant les anneauz.

Du fait que 3 est tres supérieur aux autres parametres (7,7,), le max (s +
T + 74,47,) est égal a B+ 7 4+ 7,. Donc cette solution permet de réaliser un
regroupement en :

2 {%ﬁJ (B+7)+7 ({gJ +4) (5.11)

On constate que cette deuxieme solution permet de réduire le cotit des calculs.
De plus cette solution est plus facile a implémenter, car elle s’exécute en deux
phases distinctes tres simples a programmer.

En pratique lorsque 1'on calcule un produit scalaire distribué, tous les pro-
cesseurs ont besoin du résultat (voir I'algorithme du gradient conjugué dans le
chapitre 3), ce qui oblige apres le regroupement a une diffusion de ce résultat.
Comme le résultat est de taille 1 il est impossible de pipeliner cette diffusion,
donc il faut rajouter au cott du regroupement le cott de la diffusion qui est de:
2 {gJ (8 + 1) ce qui donne dans le meilleur des cas un temps de regroupement-
diffusion égal a:

2] 14 |2 4 -

L’utilisation de deux schémas de communication successifs conduit a un start-
up prohibitif. Comme nous I’avons remarqué auparavant, le cotit d’un regroupe-
ment étant le méme que celui d’un échange total, on peut donc effectuer un
échange total plutot qu'un schéma de regroupement-diffusion. Comme le mes-
sage est de taille 1, on ne peut pas couper le message, donc le temps de 1’échange

total est de: 2 {@J 8+ %T (voir formule 5.3).

2
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Il est possible de réaliser des calculs lors de I’échange total, mais nous n’envi-
sagerons pas cet aspect, car a I’heure actuelle il n’existe pas de schéma de ce type.
Donc, apres avoir effectué ’échange total chaque processeur a (p — 1) additions
a réaliser, ce qui donne un temps de:

P —1
2 {gJ 5+p2 T+ 7(p—1) (5.13)

Malgré "augmentation du nombre d’opérations, cette stratégie reste la meil-
leure, du fait que g > 7,. A I'heure actuelle, il existe un facteur 100 entre ces
deux parametres, ce qui implique que pour les tailles de machines existantes on
a toujours (p — 1)1, < {gJ a.

Si on compare cette derniere formule avec celle donnée par (5.10), on constate
que le coit de la transmission des messages est plus élevé et que le start-up est
identique. Mais avec cette derniere solution, tous les processeurs possedent le
résultat du regroupement, ce qui évite d’effectuer une diffusion par la suite (ce
qui est souvent le cas lorsqu’on calcule la norme d'un vecteur distribué ou encore
un test d’arrét). La diffusion va doubler le cott du start-up, ce qui va fortement
pénaliser le premier algorithme.

5.4 La multidistribution

La multidistribution est une distribution simultanée a partir de tous les pro-
cesseurs. Comme pour les autres schémas, le résultat de la multidistribution dans
les grilles toriques se déduit du résultat dans ’anneau.

Préliminaire : multidistribution dans ’anneau

La multidistribution dans ’anneau correspond a une extension du résultat
de la distribution sur ’anneau. A la premiere étape chaque processeur envoie,
dans chaque direction, les messages destinés aux processeurs situés a distance
{@J [3]. Lors de la deuxieme étape chaque processeur doit envoyer ses messages

2
VP

aux processeurs situés a distance { > J — 1. De plus, chaque processeur doit en-
voyer a ceux-ci les messages recus a 1’étape précédente, d’ou la concaténation des
messages, et I’envoi d’un message de taille double. En répétant ce processus, on
obtient une multidistribution dont le temps est donné par la proposition suivante :

Proposition 5.4.1 Le temps de la multidistribution sur ['anneau est de:

(VP—1)p+ (pS;I)LT st \/p est impair

)
VPB+ ELT st \/p est pair (5-14)

Trnruitidistribution = {
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Preuve. Durant la premiere étape, un message est échangé entre chaque pro-
cesseur, pendant la deuxieme phase deux messages sont échangés, etc. d’ou un
temps d’exécution donné par (pour ,/p impair):

[ £]
ST (B+ilr)

=1

Pour les tailles paires, comme pour I’échange total, la premiere étape consiste
a envoyer la moitié du message destiné au processeur le plus éloigné dans cha-
cune des directions. Puis il suffit d’appliquer I’algorithme normalement, en tenant
compte qu’a chaque étape nous avons une moitié de message supplémentaire, soit :

N
¥E_

2:(ﬂ+(r+%Lﬂ

=1
En développant on obtient le temps de la proposition. a

L’algorithme d’un processeur ¢ de ’anneau est :

Algorithme 5.6 Multidistribution dans anneau

Pour 1 «— 1 jusqu’a {gJ
Faire en paralléle
Envoyer les messages de taille 1L destinés
aux processeurs a distance {gJ —1—1;
Recevoir de chacun de ses voisins un message de taille 1L;

Remarque.

Saad et Schultz [8] proposent un algorithme similaire. A 1’étape 1 chaque pro-
cesseur envoie la totalité des messages, puis a I’étape 2 chaque processeur garde
le message qui lui est destiné et propage le reste. Au lieu d’avoir une taille de
message qui va en augmentant a chaque étape, dans cet algorithme la taille di-
minue. On constate, que cette stratégie donne le méme temps d’exécution que
I’algorithme présenté ci-dessus.

5.4.1 Application aux grilles toriques

La encore, ce schéma de communication se décompose en deux phases succes-
sives sur les anneaux verticaux et horizontaux.
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La premiere phase consiste en une multidistribution sur les anneaux verticaux
et horizontaux avec des messages de taille \/ﬁg Pendant cette phase chaque
processeur a recu des messages sur chacun de ses anneaux.

Lors de la deuxieme phase chaque processeur va réaliser une nouvelle multidis-
tribution avec des messages de taille \/ﬁg Les messages recus lors de la premiere
étape sur les anneaux verticaux vont étre distribués sur les anneaux horizontaux
et vice-versa.

Le coit total de la multidistribution dans la grille torique correspond a la
somme des deux multidistributions dans les anneaux.

Proposition 5.4.2 Le temps de la multidistribution dans une grille torique est

de :

(Vp—1)8+ WLT st \/p est impair

5.15
\/ﬁﬂ + %LT st /p est pair ( /

Trnruitidistribution = {

L’algorithme de multidistribution dans les grilles toriques se déduit facilement
de celui dans ’anneau.

5.5 Synthese des résultats

Dans ce paragraphe nous allons faire une synthese des résultats présentés
dans ce chapitre. Afin d’avoir tous les meilleurs résultats concernant les schémas
de communications globales dans les grilles toriques sous les hypotheses com-
mutation de messages (modélisé par le temps linéaire), liens full-duplex et mode
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A-port, nous les avons réunis dans le tableau suivant :

Types de communication Temps de ’algorithme

Diffusion pipeline (1/2 {gJ 3+ %7’)2

Echange total

Produit cartésien 2 {@J g+ 774;1[/7'

2
ou glouton

Distribution 2 {4J g+ 774;1[/7'
Regroupement 2 {4J g+ [%w Lt
Regroupement avec 2 {gJ 8+ %T + 7(p—1)

accumulation-diffusion

Multidistribution VB + WLT si \/p est impair
V/PB + %LT si /p est pair

Tableau récapitulatif des temps des schémas de communications globales

5.6 Conclusion

Au cours de ce chapitre, nous avons décrit les schémas de communications
globales dans les grilles toriques, tout en mettant en valeur les outils utilisés tels
que les arbres de recouvrement disjoints dans le temps, les chemins hamiltoniens,
la décomposition en somme cartésienne d’anneaux. Les algorithmes présentés ici
sont les meilleurs connus, méme s’ils ne sont pas tous optimaux. Ils atteignent
tous au moins une des bornes inférieures soit en nombre d’étapes, soit en temps
de propagation, soit les deux en méme temps.

L’ensemble de ces algorithmes peuvent étre plus ou moins facilement implé-
mentés sur une machine parallele. Toutefois lors de notre étude nous n’avons pas
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tenu compte des cotits de gestion mémoire ni des coiits réels des communica-
tions en mode A-ports. Ce dernier point va étre abordé dans le chapitre suivant
sur I’exemple de la diffusion. Toutefois, afin de diminuer ces temps, une solution
consisterait a calculer les tables de gestion des messages lors de la compilation,
ou a implémenter matériellement ces algorithmes.
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Chapitre 6

Expérimentations sur machine a
base de Transputers

6.1 Introduction

L’étude théorique des schémas de communications globales sur différentes
topologies permet d’obtenir des algorithmes optimaux. Mais lorsque 'on désire
utiliser ces algorithmes sur une machine parallele, divers problemes se posent :

— d’abord celui de la programmation: en effet tous ces algorithmes utilisent
localement une gestion de la mémoire, une gestion des chemins utilisés par
les messages, et éventuellement une gestion des messages (concaténation,
découpage du messages en plusieurs morceaux, etc.) qui ne sont pas toujours
faciles a réaliser ;

— 1l faut ensuite bien connaitre le modele de communication qui correspond a
la machine, afin de choisir ’algorithme approprié. En effet, dans la pratique,
un processeur ne peut pas communiquer simultanément sur tous ses liens
sans une perte de performance. Or les études et les algorithmes existants
ont été réalisés en mode d-ports, ce qui peut avoir des conséquences sur le
comportement de certains algorithmes avec des messages de petite taille,
ou le start-up est prépondérant.

Le Laboratoire de Modélisation et de Calcul dispose d’une machine MIMD
configurable a 128 Transputers. Apres en avoir modélisé les communications, nous
avons implémenté et expérimenté divers algorithmes de diffusion sur plusieurs
topologies. Les résultats obtenus permettent de comparer et de choisir la meilleure
topologie pour réaliser une diffusion sur cette machine en fonction de la taille du
message.

137
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6.2 Présentation du MégaNode

6.2.1 Les machines SuperNode

Le projet Esprit P1085 [13], regroupant les Universités de Liverpool, Sou-
thampton, I'Institut d’Informatique et de Mathématiques Appliquées de Gre-
noble, des entreprises privées allemandes, britanniques et francaises avait pour
but de développer une architecture multiprocesseurs a hautes performances a
faible coit. Ce projet s’est concrétisé par un processeur, le T800, et par la fa-
mille des machines SuperNode (T-Node, TandemNode et MégaNode) basées sur
ce processeur. Ce sont des machines MIMD reconfigurables (statiquement et dy-
namiquement). Une machine SuperNode possede entre 16 et 1024 processeurs
qui lui permettent d’atteindre des performances de créte variant de 24 a 1500

MFlops.

Ces ordinateurs sont constitués de plusieurs unités modulaires, appelées nodes.
Le T-Node possede 16 ou 32 processeurs regroupés dans un node, le TandemNode
possede 64 processeurs et 2 nodes. Le MégaNode est la véritable machine multi-
nodes. Elle comprend un nombre variable de nodes, permettant de disposer de 128
a 1024 processeurs. Les nodes sont reliés entre eux par un InterNode Switch, ce
qui la différencie du TandemNode ou les 2 nodes sont connectés switch a switch.

La machine dont dispose le Laboratoire de Modélisation et de Calcul est une
machine a 128 processeurs, que nous allons décrire plus en détail maintenant.

6.2.2 Le MégaNode

Le MégaNode est une machine mono-utilisateur reliée a un ordinateur hote
(station de travail) qui contient une carte multiprocesseurs a base de Transputers.
Cette carte assure toutes les entrées/sorties (y compris le chargement des pro-
grammes) avec le MégaNode. C’est aussi sur ces Transputers que sont compilés
les programmes destinés au MégaNode.

Le MégaNode possede 128 Transputers répartis en 4 tandems. Chaque tan-
dem contient 32 Transputers (T800) de travail, des controleurs (T414) et des
gestionnaires de switches (T212). Les processeurs de travail d’'un méme tandem
sont reliés entre eux par un crossbar RSRE 72 x 72 (de chez NEC) entierement
reconfigurable grace au controleur (voir figure 6.1). Les communications entre
tandems sont assurées par |'InterNode Switch. Ce composant est constitué de 4
crossbars C004 32 x 32. Ce crossbar integre en sortie un dispositif de recalibrage
des signaux. Ce dispositif permet aux messages de parcourir une plus grande dis-
tance sur les fils et de traverser un second niveau de commutation. Ceci augmente
de facon importante le temps de traversée du C004 [12, 7].
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6.2.3 L’environnement logiciel
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: Architecture du MégaNode 128 processeurs.

L’utilisation d’une telle machine n’est pas simple, c’est pourquoi des outils

ont été développés au sein du laboratoire [2].

— TéNOR_RITA : les deux niveaux de commutateurs, et les 128 Transputers

rendent pénible la configuration du réseau, de plus il faut une bonne connais-
sance de 'architecture MégaNode pour savoir quel Transputer est connecté
a quel autre et par quel lien! C’est pour résoudre tous ces problemes que le
logiciel TéNOR [1] a été con¢u pour le C de Logical System. Mais pour des
raisons de facilité d’utilisation nous avons décidé de travailler en C de 3L.
Pour cela il a fallu adapter TéNOR, ce qui a donné TéNOR_RITA. Il offre
a l'utilisateur la possibilité de décrire a un niveau algorithmique I’ensemble
de ses taches ainsi que le réseau a utiliser.

OUF: il s’agit d’une bibliotheque de fonctions C, qui permet la program-
mation du Transputer et qui integre des primitives de parallélisme comme
la notion de canal, la gestion des communications et des processus. Les
communications se font selon le principe du rendez-vous, comme en Oc-
cam. Il n’existe aucune primitive permettant directement d’effectuer des
communications sur plusieurs canaux en parallele, il faut pour cela créer
des processus (suivant le mode fork and join) qui effectuent chacun une
communication, puis se synchronisent avant d’étre détruits par le processus
pere.

La modélisation et I’étude qui vont étre faites ont été réalisées avec OUF
et en langage C de 3L.
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6.3 Modélisation des communications

Du fait de I'utilisation de Transputers dans cette machine, les communica-
tions se font en commutation de messages (store and forward), et la mo-
délisation du temps de communication entre deux voisins est de la forme:
B+ L1, ou [ est le start-up et 7 le temps de propagation. D’apres Inmos
[10] [ est égal a 1us et 7 est égal a 1,1us/octet quand le langage utilisé est
OCCAM.

Apres quelques expériences réalisées sur le MégaNode, on s’apercoit que
la modélisation du temps de communication est plus complexe. En effet,
ce temps dépend du nombre de liens utilisés, de la facon de les utiliser
(half-duplex ou full-duplex) et de 'emplacement physique des processeurs.
Le temps de communication entre deux processeurs se trouvant dans deux
tandems différents est nettement plus élevé que s’ils sont situés dans le
meéme tandem.

Des études similaires ont été faites sur les hypercube FPS T20 par [6, 8].
Desprez et Tourancheau [4] ont étudié la modélisation des communications
en Logical C sur T-Node. Cette modélisation n’est pas applicable sur le
MégaNode pour deux raisons. Premierement, le langage de programmation
est différent, ce qui influe sur les performances de communication. En effet
les compilateurs sont plus ou moins optimisés. Deuxiemement, les deux
niveaux de switch du MégaNode, qui n’existent pas sur T-Node, sont ignorés
dans cette modélisation.

Afin de prendre en compte le maximum de criteres nous proposons [11] le
modele suivant :

Pigk + 7L (6.1)
ou
— l'indice ¢ indique I’existence ou non de communication entre différents

tandems (0 dans le méme tandem, et 1 dans différents tandems);

— l'indice j représente le type de communication (0 pour half-duplex et
1 pour full-duplex);

— l'indice k est le nombre de processus paralleles qu’il a fallu créer pour
la gestion des liens en parallele.

Cout des communications monodirectionnelles en parallele

La figure 6.2 montre les différents couts des communications dans un tandem
en fonction de la taille du message envoyé. La courbe seq! correspond a
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I’envoi d’un message sur un seul lien entre deux processeurs voisins, les
résultats obtenus donnent foo0 = 11,5 us et 790 = 1,125 us/octet.

temps (psec.)
1800 T T T T T

1400

1000

600 7

200 m
L
0 1 ! 1 ! 1
0 200 400 600 800 1000 1200
Fia. 6.2 : Comparaison des communications monodirectionnelles dans un tandem.

Sur la méme figure, les courbes parn correspondent a I’envoi d’un message a
n voisins en parallele. L’expérience révele que le taux de transmission reste
identique (méme pente), mais que les start-ups sont différents:

Booo = 11,5 ps.

Bo,or = 100 + 176k ps pour k=1,2.3.

Les différences entre Byo0 et [oor sont dues a la gestion des processus
paralleles qui effectuent les envois. Les Transputers possedent 2 DMA par
lien (un pour les entrées et un pour les sorties) et toutes les DMA peuvent
fonctionner indépendamment les unes des autres, mais 'initialisation de ces
DMA est gérée par des processus qui s’exécutent plus ou moins séquentiel-
lement du fait du scheduler du Transputer. Le temps d’initialisation est
donc d’autant plus grand que le nombre de liens a initialiser est grand. Une
fois les communications initialisées les DMA gerent les processus d’envoi
de fagon indépendante, ce qui explique que le taux de transmission reste le
méme.
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Remarque.

Pour réaliser quatre communications en parallele, il suffit de créer trois
processus, en effet le processus qui a besoin de réaliser ces quatre commu-
nications en parallele peut en gérer une.

Coiit des communications bidirectionnelles en parallele

Lorsque I'on veut réaliser des communications bidirectionnelles il faut créer
plus de processus, en effet il en faut un pour la réception et un pour I’émis-
sion. La figure 6.3 compare 'envoi et la réception d'un message de méme
taille en séquentiel et en parallele. Cette figure montre qu’a partir d’une cer-
taine taille de message (420 octets) il est préférable de faire la réception et
I’émission en parallele. Pour des messages de taille inférieure la gestion des
processus devient trop couteuse. Dans ces cas-la, on peut faire une réception
et une émission en séquentiel, c’est-a-dire 'une apres 'autre.

temps (psec.)
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16E+3

T

12E+3
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0 ! 1 L ! 1 L ! 1
0 2000 4000 6000 8000

Fra. 6.3 . Communications bidirectionnelles dans un tandem.

La valeur du taux de transmission devient 791 = 1,65 pus/octet. Cette aug-
mentation est due au protocole de communication. L’envoi d’un message
entre deux Transputers voisins se fait octet par octet avec accusé de ré-
ception pour chaque octet [9] ce qui provoque des ralentissements dans le
débit des liens. Dans le cas de communications monodirectionnelles, les ac-
cusés de réception se font sur un lien non utilisé, ce qui ne perturbe pas les
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transmissions.

Comme pour le cas monodirectionnel, les start-ups des communications
bidirectionnelles en parallele sont différents. Pour utiliser & liens simultané-
ment en bidirectionnel, il faut 2k opérations simultanées, ce qui nécessite
la création et la gestion de 2k — 1 processus. Cela conduit a des start-ups
de:

Boake = 100 + 176k ps pour k=1,3.5 et 7.

Coiut des communications entre tandems

Du fait du deuxieme niveau de switch entre les tandems, le taux de trans-
mission entre deux tandems est plus faible. La figure 6.4 montre la perte
de performance des communications inter-tandems. Comme le start-up ne
dépend pas du switch, il reste inchangé.

temps (psec.)

3+5 T T T T T T
2E+5 - n
L P
1E+5 n
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et L
ot ! ! ! 1 L L
0 40000 80000 120000
Fia. 6.4 : Comparaison des communications inter et intra tandem.

Pour les communications monodirectionnelles inter-tandem on obtient les
résultats suivants:

617070 == 11,5 IMS.

T10 = 2,17 ps/octet.

Comme pour le cas des communications a 'intérieur d’un tandem, le fait
d’effectuer plusieurs communications en parallele entre des processeurs se
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trouvant dans deux tandems différents influe uniquement sur le start-up
comme le montre la figure 6.5.

temps (psec.
3000 ( x) x x x x
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04 I ! I I I
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Fia. 6.5 : Communications paralléles monodirectionnelles inter tandems.

Ces start-ups sont identiques a ceux du cas intra-tandem:

Brox = 100 4+ 176k ps pour k=1,2,3.

La figure suivante (figure 6.6) montre qu’il existe peu de différences entre
le taux de transmission entre deux tandems en monodirectionnel et en bidi-
rectionnel, on trouve 7 1 = 2,2 ps/octet. En effet, lors de la communication
monodirectionnelle entre deux tandems le taux de transmission a diminué,
c’est-a-dire qu’il y a un peu plus de temps entre deux octets, ce qui permet
pour des communications bidirectionnelles de faire circuler les accusés de
réception sans trop géner les envois de messages.

Comme pour les communications bidirectionnelles intra-tandem, il est né-
cessaire de générer 2k — 1 processus pour réaliser simultanément des com-
munications sur k liens, d’ou les start-ups suivants:

Brak = 100 4+ 176k ps pour k=1,3,5 and 7.

Nous allons faire un tour d’horizon des algorithmes de diffusion sur les
diverses topologies de degré quatre que I'on peut réaliser sur le MégaNode.
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Fia. 6.6 : Comparaison entre les communications mono et bidirectionnelles inter tandems.

6.4 Description des algorithmes de diffusion

L’étude des communications sur le MégaNode a permis de montrer que
le modele temps linéaire n’était pas valide sur cette machine. En effet les
parametres d’une communication (start-up, taux de transmission) changent
avec les caractéristiques du réseau et des communications. Par exemple,
si les chemins sont trop longs on va devoir changer de tandem, et si I'on
utilise au maximum le degré d’un neeud, on va se retrouver avec un start-up
prohibitif.

Dans les chapitres 2 et 4, on a vu que le temps minimal pour envoyer
un message de taille I a deux nceuds a distance H, avec la technique du
pipeline, en utilisant A arbres disjoints, est de:

L L
W) = (13 4[5y (6.2)
d’ou en utilisant notre modele:
W H) = (O D+ g ) (63)

En regardant de plus pres I’équation 7.1, on constate que si le parametre
% décroit, les parametres f3; ;5 et 7, ; augmentent ! Le MégaNode étant re-
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configurable, on peut tester différents algorithmes de diffusion sur diverses
topologies, afin de proposer un algorithme qui réalise le meilleur compromis
possible.

Remarque.

Du fait que 'on utilise la technique du pipeline, c’est le processeur qui
communique le plus lentement qui va donner la cadence. En effet, si deux
processeurs P; et P, communiquent ensemble sur un lien, et si P, commu-
nique simultanément sur /; liens (nécessitant la création de ky processus),
et si P, communique aussi sur [y liens (nécessitant la création de ky pro-
cessus), alors le temps de transfert d’un message de taille L entre ces deux
processeurs va étre: 3; ;5 + L7, ; ou k = max(ky, ks).

Cas des arbres ternaires et binaires

Un arbre ternaire permet de construire le réseau de degré quatre ayant la
plus faible profondeur. Comme nous ne pouvons utiliser qu'un seul arbre
dans cette topologie, A est égal a 1. La racine découpe le message initial
en paquets de taille optimale, et les envoie en parallele a ses trois fils. Les
autres processeurs du réseau recoivent un paquet et envoient en parallele a
leurs trois fils le paquet recu a ’étape précédente. Sur cette topologie les
liens sont donc utilisés en monodirectionnel, et la création de trois processus
est nécessaire pour gérer les communications en parallele. Le temps de la
diffusion dans un arbre a p processeurs est :

b(L. [logs(2p +1) — 11) = (\/([logs(2p + 1) — 1] = 1)z + /7e0L)X(6.4)

x varie suivant le nombre de nceuds considérés dans le réseau. Si le nombre
de processeurs utilisés est supérieur a 32 alors * = 1 sinon # = (. Dans la
suite de ce chapitre, nous garderons la méme convention.

Afin de gérer moins de processus paralleles, il est possible de réaliser la
diffusion sur un arbre binaire. Le temps de la diffusion devient alors:

b(L, [Toga(p +1) = 17) = (\/(Tloga(p + 1) — 1T = 1)z + /7o L)? (6.5)

Cas des grilles toriques

La diffusion dans les grilles toriques a été étudiée au chapitre 4 ou nous
avons décrit des algorithmes pour le cas monodirectionnel et pour le cas
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bidirectionnel. Il est intéressant de comparer ces deux modes de diffusion.
En effet la diffusion monodirectionnelle utilise moins le parallélisme du ré-
seau et nécessite moins de processus pour les communications, par contre
I’algorithme bidirectionnel dispose d’une meilleure bande passante.

Le cout de la diffusion bidirectionnelle est de:

b (%,zt%ﬁj + 1) = Wﬂ%ﬁmx,l,w wx&)z (6.6)

Le cout de la diffusion monodirectionnelle est de :

b (gv \/1_7) = (\/ (VP —1)Beas+ m) 2 (6.7)

Remarque.

Il est possible de réaliser une grille torique sur le MégaNode, mais du fait
que tous les nceuds ont un degré quatre, plus aucun lien ne reste libre
pour relier la grille torique avec le frontal ! Afin de remédier a ce probleme,
il a fallu ajouter un nceud supplémentaire a la grille torique. Le choix de
I’adjonction de ce nceud supplémentaire est fait de facon a ne pas augmenter
la profondeur des arbres.

Cas du De Bruijn

Bermond et Fraigniaud [3] ont montré pour les graphes de De Bruijn (2, logs(p)),
avec des liens bidirectionnels, qu’il existe deux arbres de recouvrement dis-
joints. Si la racine est (000...0) ou (111...1) la profondeur de ces arbres est
loga(p) 4 1 sinon la profondeur est 2logy(p) + 1 pour n’importe quelle autre
racine.

Le temps de la diffusion dans ce réseau est de:

b (g,?logg(p) + 1) = (,/QZng(p)m,l,s + B)z (6.8)

De ces divers temps théoriques, on peut prévoir qu’asymptotiquement 1’al-
gorithme de diffusion bidirectionnelle sur la grille torique sera le meilleur,
du fait de I’exploitation maximale du degré de chaque nceud. Mais pour
ce qui est des messages de petite taille ou encore de taille moyenne 1’étude
théorique ne permet pas de conclure.
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6.5 Expérimentations

Dans cette section, nous présentons les résultats obtenus avec les différents
algorithmes de diffusion sur le MégaNode. De ces résultats, nous allons
pouvoir déduire la topologie et I’algorithme le mieux adapté au MégaNode
pour réaliser une diffusion, en fonction de la taille du message a diffuser.

Mais avant cela, vérifions sur la diffusion bidirectionnelle dans les grilles
toriques si la modélisation que nous avons faite concorde avec les résultats
expérimentaux que nous obtenons. La figure 6.7 montre les résultats obtenus
pour différentes tailles de grilles.
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Fia. 6.7 : Diffusion bidirectionnelle dans les grilles toriques.

Remarque.
La bonne performance relative pour la grille torique 5 x 5 est due au fait
que cette grille est contenue dans un seul tandem.

La figure 6.8 compare pour une grille torique 9 x 9 la courbe théorique et
la courbe expérimentale. On constate que les résultats obtenus sont tres
proches des valeurs théoriques. Les petites différences sont dues au cout des
gestions mémoires et surtout aux problemes de synchronisation. En effet il
est impossible de synchroniser ’ensemble des processeurs sur le MégaNode.
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Fia. 6.8 : Comparaison des courbes théorique et expérimentale pour la grille torique 9 x 9.

La figure 6.9 permet de voir les résultats des expériences de diffusion dans
les grilles toriques en mode half-duplexz. Comme précédemment les résultat
expérimentaux sont trés proches de ceux théoriques.
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Fia. 6.9 : Diffusion monodirectionnelle dans les grilles toriques.



150

Chapitre 6. Ezpérimentations sur machine a base de Transputers
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It

I I
0 5000 10000 15000

Fia. 6.10 : Comparaison des stratégies de diffusion pour des petits messages.

Les figures 6.10 et 6.11 montrent les résultats obtenus avec les différents
algorithmes et topologies. Afin d’avoir des réseaux ayant quasiment le méme
nombre de nceuds, notre étude est réalisée sur les grilles toriques et I'arbre

ternaire a 121 neeuds, sur ’arbre binaire a 127 nceuds, et sur le De Bruijn
a 128 nceuds.

En accord avec I’étude théorique, les expériences montrent que pour des
messages tres grands, "algorithme de diffusion bidirectionnelle sur les grilles
toriques est le meilleur. Mais pour des messages de taille inférieure a 8192
octets I’arbre ternaire est idéal. Quant aux messages de taille supérieure
a 8192 octets mais inférieure a 15000 octets la meilleure performance est
obtenue par 1’algorithme de diffusion monodirectionnelle sur grille torique.

En fait 'idéal serait de configurer son réseau en cours de programme, ainsi
I'utilisateur pourrait choisir la meilleure topologie et le meilleur algorithme
de diffusion en fonction de la taille de son message. Mais encore faut-il
tenir compte du temps pris par la reconfiguration du réseau. Une étude du
cott de reconfiguration du réseau a été réalisée par Desprez et Tourancheau
[5] sur un T-Node. Mais cette étude n’est pas applicable au MégaNode du
fait des deux niveaux de switch a reconfigurer. De plus la reconfiguration en
cours d’exécution d’un programme n’a jamais fonctionné sur notre machine.
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temps (psec.)
w w w w w w w

T

3E+5

2E+5 [

ternaire 121  <—

T grille 121 bi  -+--

rille_121 mo © -
inare 127  x

DeBruijn_128 = - 7

1E+5

L
0 1 1 1 | 1
0 20000 60000 100000 140000
Fia. 6.11 : Comparaison des stratégies de diffusion pour des grands messages.

6.6 Conclusion

La modélisation que nous avons présentée dans ce chapitre permet de mon-
trer que les performances des algorithmes de diffusion dépendent de 1’archi-
tecture de la machine. Le fait de comparer ces différents algorithmes avec
le modele de communication linéaire n’est pas suffisant. Il ressort de cette
étude expérimentale que I'arbre ternaire offre le meilleur compromis entre
performances et facilité d’utilisation pour des petits et moyens messages.
Cependant les arbres de recouvrement dans les grilles toriques peuvent étre
tres utiles dans de nombreuses applications (comme le chargement de pro-
gramme) traitant de gros messages.
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Chapitre 7

Recouvrements
calculs/communications

7.1 Introduction

La plupart des applications paralleles sont du domaine scientifique (phy-
sique, météorologie, médecine, etc.) et leur parallélisation est souvent réali-
sée avec des bibliotheques de calculs et de communications (voir chapitre 3).
Ces parallélisations sont effectuées en décomposant 'application en phases
de calculs et de communications bloquantes. Ce type de programmation est
facile a mettre en ceuvre, mais ne donne pas les meilleurs résultats (faible
efficacité). En effet, les processeurs n’effectuent pas de calculs pendant les
phases de communications, d’ou la nécessité d’utiliser des bibliotheques
de communications non-bloquantes. Mais dans certains cas, il subsiste des
problemes, notamment quand le processeur émetteur a plus de calculs a ef-
fectuer que le processeur récepteur. Le processeur émetteur peut, des qu’il
a calculé une certaine quantité de données, les envoyer au récepteur qui
pourra commencer ces calculs. Ainsi, en pipelinant les envois, on arrive a
recouvrir les communications par des calculs.

Toutefois le choix de la taille des données a envoyer n’est pas simple. Ce
choix va dépendre de la taille du probleme, de la vitesse de calcul des
processeurs et du cout des communications. Nous illustrerons la difficulté
du calcul de la meilleure taille de paquets a envoyer a chaque étape sur un
exemple simple tel que le produit matrice vecteur sur un anneau.

7.2 Pourquoi faire du recouvrement ?

Le temps d’exécution d’un programme sur une machine parallele a mémoire
distribuée est fonction du temps de calcul et du temps de communication. Si
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dans ce programme il n’y a pas de recouvrement calculs/communications,
alors le temps total d’exécution est égal a la somme des temps de calcul
et de communication. Ce type de programme est facile a mettre en ceuvre,
mais si on observe le comportement d’un tel programme avec un outil de
visualisation, on constate que les processeurs perdent du temps a attendre
des données, d’ou I'idée de faire du calcul pendant que les processeurs com-
muniquent, c¢’est-a-dire faire du recouvrement calculs/communications.

Afin de mieux comprendre la démarche qui a conduit King, Chu et Ni [7]
a proposer une solution pipeline des envois de données, nous allons prendre
un exemple, et analyser les problemes qui se posent.

Nous allons considérer deux processeurs P; et P, sur lesquels s’exécute un
programme parallele. Sur chaque processeur il va s’exécuter un noyau de
communication et deux noyaux de calcul Tij ou 7 est le numéro du proces-
seur et j, le numéro du noyau de calcul. Afin de simplifier le probleme, on
considérera que seul le deuxieme noyau de calcul d’un des processeurs a
besoin des résultats du premier noyau s’exécutant sur ’autre processeur.

Sil'on considere des communications bloquantes, sur cet exemple on obtient
le schéma d’exécution représenté sur la figure 7.1.

P P,
1
1,
T}
Y
2
1
Casl Cas?2
temps
I période d’inactivité du processeur
Fia. 7.1 : Ezécution avec des communications bloquantes.

Dans le cas 1 le processeur P; a fini ses calculs avant le processeur Pp, mais il
est obligé d’attendre la fin de la phase de calcul de P, (T}') avant de recevoir
des données, puis de recommencer une seconde phase de calcul (7}). Dans
le cas 2 c’est le processeur P, qui ne peut pas envoyer ses données tant
que le processeur P, n’a pas fini sa phase de calcul. Dans les deux cas, on
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remarque qu’'un des processeurs attend que l’autre arrive dans une phase
de communication pour envoyer ou recevoir un message, ce qui crée des
périodes d’inactivité du processeur.

Afin de réduire les périodes d’inactivité des processeurs et de permettre
aux utilisateurs de faire du recouvrement calculs/communications, des bi-
bliotheques de communication non-bloquantes se sont développées (NX/2,
PVM, PICL, etc.). L’utilisation de ces bibliotheques permet de supprimer
les périodes d’inactivité des processeurs P; et P, dans le cas 2. Le proces-
seur P; peut commencer 77 sans attendre la fin de la communication, et le
processeur P, peut enchainer ses deux noyaux de calcul, puisqu’il a regu les
données nécessaires au noyau T3 pendant le calcul de T} (voir figure 7.2),
d’ou recouvrement calculs/communications.

Py P,
Tf
T,
TY
T3
Casl Cas2

temps

I période d’inactivité du processeur

Fia. 7.2 . Ezécution avec des communications non-bloquantes.

Mais I'utilisation de communications non-bloquantes ne permet pas d’effec-
tuer du recouvrement dans le cas 1. En effet, dans ce cas le processeur P,
ne peut pas envoyer son message avant d’avoir fini ses calculs. Mais est-ce
que le deuxieme noyau de calcul T} a besoin de toutes les données de T
pour commencer? Si oui, il est clair que I'on ne pourra pas réaliser de re-
couvrement calculs/communications plus fin. Mais dans le cas contraire, il
est possible de couper le noyau 7! en n noyaux plus petits qui s’exécuteront
les uns & la suite des autres. Ainsi, chaque petit noyau peut envoyer a 77
les données qu’il vient de calculer. De cette fagon, T peut commencer ses
calculs avec les données qu’il vient de recevoir.
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P P, P P,
O N - 15
T} T}
77777777 T
T T3
T2
Ty Ty
3
sans pipeline avec pipeline

temps

I période d’inactivité du processeur

Fia. 7.3 : Ezécution avec des communications non-bloquantes pipelinées.

De nombreux chercheurs ont étudié le probleme du recouvrement calculs/com-
munications [1, 4, 7] pour ne citer qu’eux. Mais personne n’a proposé d’outils
faciles a utiliser pour le programmeur. Desprez et Tourancheau [3, 4] tra-
vaillent sur une bibliotheque permettant de gérer les pipelines et d’exprimer
plus facilement les programmes paralleles. Afin de rendre cet outil perfor-
mant et facilement utilisable par tout programmeur spécialiste ou non, il
est nécessaire d’avoir un calcul automatique de la taille des messages a en-
voyer. L’idéal serait que cette taille soit calculée lors de la compilation ou
se fasse de maniere dynamique au cours de I'exécution de I'algorithme. Le
probleme qui se pose est de savoir comment découper ces données et quelle
doit étre la taille des envois afin que les deux processeurs n’aient pas de
période d’inactivité? En effet si les paquets sont trop gros, le recouvrement
ne sera pas assez efficace, et au contraire si les paquets sont trop petits il
va y avoir beaucoup trop d’initialisations, ce qui nuira aux performances
de I"algorithme. Comme nous allons le voir dans la section suivante sur un
exemple simple et régulier, ce choix n’est pas si facile.

7.3 Probleme du choix de la taille des pa-
quets

L’exemple que nous avons choisi d’étudier pour illustrer le probleme de
la taille des paquets a échanger est le produit matrice-vecteur, sur une
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architecture a mémoire distribuée connectée en anneau [2] (cette étude a été
réalisée avec Laurent Colombet et Denis Trystram). Nous allons montrer,
en fonction des parametres de la machine, comment calculer la taille des
paquets, et ainsi obtenir un algorithme avec un cout de communication le
plus petit possible.

Nous nous sommes intéressés au produit matrice-vecteur, car c’est une des
opérations les plus simples et des plus utilisées de I'algebre linéaire [5]. Le
probleme consiste a calculer v = Az ou A est une matrice (n,n) et x,
v deux vecteurs de dimension n. Chaque composante du vecteur v est le
résultat du produit scalaire suivant :

n

oli] = > Ali,j] «[j]. (7.1)

J=1

Notations et modeles

Si 'on considere un anneau de p processeurs (numérotés de 1 a p), il est
possible de réaliser une répartition équilibrée de la matrice A en p blocs
de (%W ou L%J lignes. Le type d’allocation choisi des lignes (consécutives,
cyclique,wrap) n’influe pas sur I’étude qui va suivre. De méme on effectue
une répartition équilibrée du vecteur = (chaque processeur possede (%W ou
L%J composantes du vecteur). De fagon a simplifier les formules, nous allons

considérer que - est entier.

Afin de simplifier le probleme, nous allons utiliser des liens half-duplez, [8],
et un mode 2—ports (voir chapitre 2). De plus, un processeur peut réaliser
simultanément des communications et du calcul. L’échange de messages
entre deux processeurs est réalisé par commutation de messages (ou store-
and-forward) [6, 8] que I'on modélise par: . + L. (voir chapitre 2).

Le coit d’une opération élémentaire (multiplication suivie d’'une addition)
est donné par: 7,

Apres avoir présenter 'implémentation standard du produit matrice-vecteur,
un principe de recouvrement est donné. Nous étudierons alors, le cott de
ce nouvel algorithme et étendrons le modele aux liens full-duplez.

7.3.1 Analyse du produit matrice-vecteur

Comme nous ’avons présenté dans le chapitre 3, la méthode pour paralléli-
ser une application numérique consiste a identifier le découpage des données
(décomposition de matrices par ligne, colonnes ou blocs), d’organiser les
mouvements de données en utilisant des bibliotheques de communications.
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La solution standard

L’équation 7.1 montre que le calcul de chaque composante du vecteur v
requiere la connaissance de tout le vecteur x, donc chaque processeur doit
envoyer ses % composantes du vecteur = a tous les autres processeurs. Ce
type de mouvement de données correspond a un échange total, plus souvent
appelé ATA (pour All To All) [8]. L’algorithme du produit matrice-vecteur

est le suivant :

Algorithme 7.1 produit matrice-vecteur standard

ATA de taille = (partie du vecteur x);
Faire en paralléle sur chaque processeur
Calcul de % produits scalaires de taille n (lignes de A et vecteur x);

n

L’échange total de taille 2 cofite (p — (B + %Tc) unités de temps (voir
7’L2
P
unités de temps. Ainsi 'algorithme standard du produit matrice-vecteur
sur un anneau possédant des liens half-duplex a un cout de:

n

chapitre 5). Le calcul des 2 produits scalaires de taille n nécessite =7,

2
Tstand - n_Ta —I_ (p - 1) (ﬂc —I_ zTC) (72)
p p

Sans recouvrement calculs/communications, cet algorithme est optimal, et
il atteint le temps minimal d’exécution.

Recouvrement des communications

Afin de réduire le temps d’exécution, la solution consiste a masquer au
maximum les communications par du calcul.

Durant I’échange total de 1’algorithme précédent, il est facile de voir que les
processeurs perdent du temps. Ainsi tous les processeurs peuvent commen-
cer les calculs sur leurs données initiales pendant 1’échange total. Mais le
temps d’un échange total sur un anneau est plus grand que (%)2 opérations
flottantes. Une idée consiste a décomposer I’échange total en une série de
communications de voisin a voisin, de facon a masquer le plus possible les
communications. En effet, a une étape donnée un processeur peut recevoir
de nouvelles données alors qu’il calcule avec les données recues a |’étape
précédente.
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Principe de la méthode

Au début chaque processeur possede 2 lignes de la matrice A et Z compo-
santes du vecteur = et peut ainsi calculer % produits scalaires partiels v;.
Ainsi, un processeur peut exécuter (%)2 opérations flottantes et recevoir si-
multanément au plus % données de ses voisins. En fonction des parametres
de la machine (p, 8., 7. and 7,) et de la taille du probleme, nous pouvons
observer deux cas:

- B+ %Tc < 7;—27'@ (recouvrement total)
~ B+ nr> ;—27'@ (recouvrement partiel)

Dans le premier cas, comme le temps de communication des % éléments
est plus petit qu'un calcul local, toutes les communications peuvent étre

masquées.

Dans le deuxieme cas, le temps des calculs locaux correspond a une com-
munication d’un nombre de données plus petit que %. Soit A; le plus grand

. 2 . . . . .

entier tel que G, + A\ 7. < 7;—2771, ainsi toutes les communications de taille A
données peuvent étre masquées (A < %)

Maintenant chaque processeur a A; nouvelles opérations locales a exécuter.
On itere ce principe jusqu’a ce qu’il ne soit plus possible de réaliser des
communications. Ce principe permet de construire une série de \; (¢t =

0,..N) de \g = % a Ayt1 = 0 tel que 'on puisse calculer un maximum
d’opérations locales, tout en masquant les communications.

7.3.2 Description des algorithmes
Recouvrement total (3. + %Tc < ;—jra)

Dans ce cas toutes les communications peuvent étre masquées. [’algorithme
parallele du produit matrice-vecteur devient :
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Algorithme 7.2 produit matrice-vecteur paralléle avec recouvrement total

/* Algorithme du processeur q avec g=1...p */

Pourt — 1 ap—1 faire en paralléle
Envoyer a (q+1 modulo p) les & éléments de x recus a l'étape précédente;
Calculer les 2 produits scalaires locauz;
Recevoir de (g-1 modulo p) les nouveaux % éléments de x;

Calcul des % derniers produits scalaires;

Iy a(p—1)étapes ou les communications sont totalement masquées par les
calculs locaux d’un cott de 7;—37'&, plus une derniere étape de calculs locaux

. . . A 2
sans communication. Cet algorithme a un cott total de o Ta

Recouvrement partiel (5. + %Tc>7;—§7'a)

e Phase I: recouvrement total

Dans ce cas a I’étape ¢ un processeur calcule )\t_1% et regoit (envoit) A
données. La valeur de A; est donnée par la formule suivante:

nT, B
)\t — __)\t—l - (73)
P T Te
Processeur 1 Processeur 2 Processeur p
t=0 T
2 2 2
Be + Ai7e L 77 77
ﬁc + A2Tc %AlTa %Alﬂz %Alﬂz Pha%l
Be + Ayre { EAN-1Ta EAN-1Ta EAN-1Ta
temps

Fia. 7.4 : Schéma d’exécution de la Phase I.

Nous pouvons facilement vérifier par induction que la série des \; est stricte-
ment décroissante. Pendant les IV premieres étapes les communications sont
totalement masquées. Apres, il ne reste plus assez de données localement
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pour effectuer des calculs permettant de masquer une communication (voir
figure 7.4). Par la suite nous nommerons Phase I I’exécution des N pre-
mieres étapes. Apres avoir calculé au préalable la série des Ay, 'agorithme
de la Phase I est le suivant :

Algorithme 7.3 Phase |

/* algorithme du processeur q avec g=1...p */

t—1;

Tant que A[t] > 1 faire en paralléle
Envoyer au processeur (q+1 modulo p) les A[t] éléments de x regus a Uétape
précédente;
Calculer les At — 1] produits scalaires locauz;
Recevoir du processeur (¢-1 modulo p) les nouveaux A[t] éléments de x;
t—1+1;

Fin tant que

o Le reste des calculs

Apres la Phase 1, il reste Ay calcul locaux a effectuer en parallele sur chaque
processeur. Pendant ces calculs, chaque processeur peut communiquer le
maximum de données (c’est-a-dire %) a son voisin. Ainsi, il est possible de
redémarrer une nouvelle phase de recouvrement total (voir figure 7.5 ou les
périodes d’inactivité des processeurs sont représentées en gris). On constate
facilement que pour de grand ., cette stratégie est la meilleure que 1’on
puisse réaliser.

Phase |

TANTa
ﬁc + %Tc { _p

Phase | recouvrement total

ZANTa
i < p—

Phase | recouvrement total

recouvrement total

Fra. 7.5 : Phases successives.
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Nous répétons [ -‘ fois la succession de Phase I.

_n
POUNEY

L’algorithme de recouvrement partiel est donc:

Algorithme 7.4 Les phases successives

/* algorithme du processeur q avec g=1...p */
Exécuter la Phase I;

Pourk —1 a [ﬁ-‘
Faire en parallele
Envoyer au processeur (q+1 modulo p) les % éléments de x regus a
[’étape précédente;
Calculer les A\[N| produits scalaires locaua;
Recevoir du processeur (-1 modulo p) les nouveaux % éléments de x;
Fin faire en paralléle;
Exécuter la Phase I;
Fin faire;

Remarque.

Dans le pire des cas, la derniere exécution de la Phase I se termine avant
la N** étape. Donc avant d’exécuter la derniere phase de recouvrement il
est possible de trouver un A; plus petit que % afin de minimiser le temps
d’inactivité des processeurs, mais ceci est tres difficile a réaliser automa-
tiquement. La solution consiste a tester pendant la Phase I le nombre de
produits scalaire locaux, et de stopper ’algorithme lorsque tous les produits
scalaires ont été calculés. Ceci peut étre réalisé en ajoutant un test dans
I’algorithme 7.3.

Evolution de ’allocation des données

Comme a chaque étape tous les processeurs exécutent la méme tache n’im-
porte quel processeur peut étre choisi comme référence. Notons RP ce pro-
cesseur.

A une étape t un processeur exécute )\t_1% opérations, envoie et recoit A;
éléments du vecteur x.

On rappel que la série des A; décroit, et la Phase I s’arréte a 1’étape N.
En fait a cette étape Anyy1 est plus petit que 1. De plus, a cette étape le
processeur RP n’a pas encore recu toutes ses données. Avant de continuer
il est nécessaire de connaitre la distance entre RP et le processeur le plus
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éloigné qui possede encore des données destinées a RP ainsi, que le nombre
d’éléments contenus dans ce processeur. A chaque étape t de ’algorithme,
nous pouvons calculer la distance entre RP et ce processeur. Nous noterons
d; cette distance, et A\, le nombre de composantes du vecteur x nécessaire
aux calculs locaux de RP qui se trouvent dans ce processeur (processeur
a distance d; de RP). La proposition 7.3.1 donne le nombre d’éléments
destinés a RP restant sur chaque processeurs.

Dans un échange total, le processeur RP doit recevoir (p — 1) mes-
sages de taille 2 c’est-a-dire un message de taille & a chaque étape, d’ou
diy1 = d; — 1. Mais dans notre algorithme a chaque étape RP recoit un
message de taille \;, ce qui complique "expression de d;, qui est donnée par
la proposition 7.3.2. Cette valeur nous permettra de calculer le temps final
de l'algorithme.

Proposition 7.3.1

Les processeurs situés a une distance supérieure a d, ne possedent pas d’élé-
ments destinés a RP.

Le processeur situé a une distance d; posséde \. éléments destinés a RP.
Les processeurs situés a une distance inférieure a d; possedent % éléments

destinés o« RP.

Preuve. On peut facilement vérifier que la proposition est vraie pour
I’étape 1, lorsque tous les processeurs envoient A\ éléments.

Supposons que cette proposition soit vraie pour 1’étape t>1, montrons
qu’elle est aussi vraie pour I’étape t+41.

Nous avons deux cas a considérer \;p; < A ou Ay > A..

®si Ay < A alors nous avons diyy = dy et A\ — A — Apq:

B Données pour RP  Processeur & distance :
| /\t+1 dt+1 = d;

[0 Données utilisées par RP

Fic. 7.6 : Cas: At+1 < A..
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Les processeurs a distance plus petites que d; envoient A\;1; et recoivent
Aty1 données utiles a RP, ainsi ils possedent toujours % données destinées
a RP. En utilisant le méme argument on prouve que les processeurs situés
a une distance supérieure a d; ne possedent plus de données destinées a RP
(voir figure 7.6). Le processeur situé a la distance d; envoie A;1; données
destinées a RP et il ne recoit pas de données. Donc il reste A\, «— A, — A4y
données sur ce processeur. Dans ce cas on a diyq = d;.

®si A\y; > A alors nous avons dyyq = dy — 1:

Le processeur a distance d;;q recoit A. éléments de = nécessaire a RP et
Aiy1 — A ont déja été utilisées par RP.

Ce processeur dispose maintenant de A\, = 2 4+ A. — ;11 données et il est
facile de voir que les processeurs a distance inférieure a d;1 possedent 2 élé-
ments et que ceux a distance supérieure a d; 1 ne possedent plus d’éléments

destinés a RP (voir figure 7.7).

A

¥ 4.
CasRemeRe

B Données pour RP > Processeur a distance:

;

| /\t+1 dt+1:dt -1

[0 Données utilisées par RP

Fic. 7.7 : Cas: At+1 Z Ac.

Proposition 7.3.2 La distance d; est égale a :
P 13
d=p—1- {—EMJ (7.4
n =1

Preuve. Quand RP recoit un message de taille A\;11, le nombre de messages
de taille % déja recu augmente et d;y; = d;y — 1 ou alors le nombre de
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messages recus de taille 2 reste le méme et dans ce cas d;y; = d;. Donc

nous devons considérer deux cas.

i+1 ¢
— cas A;pp < A Nous avons {B Z )\iJ = {B Z )\iJ.
ni -1

n “
1=

P p i
Alors dyyy =di= p — 1 —{—Z)VJ =p—-1- {—Z)\Z'J.
n =1 n =1
p i R
— cas A;pp > A Nous avons {—Z)\Z'J = 14+ {— Z)\ZJ
n =1 n =1

p p i
Alorsdyyy =dy — 1= p—1— {—Z)\Z'J -1 =p—-1- {—Z)\Z'J.
ni:l ni:l

a

La proposition suivante nous permet de connaitre la valeur de A, a chaque
étape.

Proposition 7.3.3 A une étape t, la valeur de A, est égale a o= (30, \) mod .

Preuve. Si nous considérons 1’étape 1, tous les processeurs envoient \q
éléments de x et masquent le cout .+ A;7. des communications. Alors le
processeur a distance d; = dy possede A, = % —Mor < % donc on peut
écrire A\, = % — (M mod%).

La formule est vérifiée pour 'étape 1, supposons la vraie a 1’étape t et
prouvons qu’elle est vraie a I’étape t4+1 quand nous envoyons \;1; éléments.

- Si )‘H-l < )\c
Nous savons que d;11 = d; et le nouveau A, = A, — Aj4q.
Donc
¢
n n n
newi, = — — (Z )\i) mod — — Ayymod —
p i=1 p p

Alors la valeur de A. a I’étape t+1 est:
41

newi, = o (Z )\i) mod n

P i—1 P

S Sid > A
Nous savons que dy;11 = d; — 1 et le nouveau A, = % + A — A
Donc

t
newi, = n + o ((Z )\i) mod n + )‘t-l—l)
P P =1 p



166

Chapitre 7. Recouvrements calculs/communications

41 41

non n n n n

new)\c:——l———(— + (Z)\Z) mod—):——(Z)\i) mod —

p p p i=1 p p i=1 p

(7.5)

En utilisant la formule suivante dans I’équation 7.5, on démontre la
proposition.

¢ n t+1 n
(Z )\i) mod — + Ayq = + (Z )\i) mod —
n=1 p =1 p

=S

7.3.3 Calcul du temps d’exécution

Apres la Phase I, les processeurs doivent envoyer des données sans recou-
vrement. Afin de terminer le calcul du vecteur v, 'algorithme consiste a
répéter tant que cela est nécessaire la phase I (voir 7.3.2). D’ou le temps

final de:

n

n
Teacec = —Tq + n . —=N—-1 1\
p E + Zf\;f )\2

(6c + ETC) (76)

ol {WJ représente le nombre de communications (3. + %Tc) non
3 i=1 ¢

7

masquées nécessaires a la ré-initialisation des Phases I.

7.3.4 Adaptation au lien full-duplex

Nous allons maintenant considérer qu’un processeur peut envoyer et recevoir
en parallele sur chacun de ses liens, et allons réaliser la méme étude que
précédemment.

On constate que dans ce cas un processeur recoit deux fois plus de données.
2
Pendant le temps = Ta correspondant aux calculs locaux un processeur peut

n27a _ Be

= - J a ses deux voisins et recevoir 2\; éléments du
C C

envoyer \; = {
vecteur .
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Ainsi nous obtenons deux cas:

.2)\12%

A 'étape suivante, chaque processeur a plus de calculs locaux a exé-
cuter, et peut envoyer un nombre d’éléments de x plus grand que ;.
D’ou a la prochaine étape chaque processeur pourra envoyer a son
voisin de droite (gauche) les données recues de son voisin de gauche
(droite) a ’étape précédente, plus une partie des données initiales res-
tantes. On notera toutefois qu’un processeur ne peut pas envoyer plus
de % données dans la méme direction.

Le nombre d’éléments de o qui doivent étre envoyés a 1'étape t est
donné par: A\, = mun ({%:—“2)\15_1 — %J , %) On constate que cette

série de A; croit et atteint la borne supérieure %. Dans ce cas, toutes
les communications sont masquées (voir algorithme 7.5).

Algorithme 7.5

/* algorithme du processeur q avec g=1...p */

A[0] « o

n

A1] {___ _

t—1;

Tant que (% + 23121 A < n) faire en paralléle
Envoyer au processeur (q+1 modulo p) les A[t] éléments
de x utilisés par le processeur (q-1 modulo p);
Envoyer au processeur (q-1 modulo p) les A[t] éléments
de x utilisés par le processeur (q+1 modulo p);
Si (t=1) alors calculer les N[t — 1] produits scalaires sinon calculer les

2A[t — 1] produits scalaires;

Recevoir du processeur (q+1 modulo p) et processeur (g-1 modulo p)
les nouveaux A[t] éléments de x;

t—1+1;

At e min | | =220\ —1] — @J,

p;

P Te Te

Fin tant que;

Le temps total d’exécution de cette algorithme est :

2
Teacec == Ta
P
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.2)\1<%

Dans ce cas la série des A; = {%:—“2)\15_1 — %J est strictement décrois-
C C

sante. Nous ne pouvons pas avoir un recouvrement total, mais une suc-

cession de Phase I entrecoupées de communications d'un cott de 3. +

%Tc permettant la ré-initialisation des Phases 1. Apres la premiere ré-

initialisation, chaque processeur doit effectuer 2;—; calculs locaux (voir

figure 7.8). Ainsi il est possible de commencer une nouvelle Phase I avec
! : 7 74 c n _ | n®71a c

Ay = mun (PP—QZ — B—J ,5) plus grand que A\; = {—— — E—J La

Tc P 2 1 c

nouvelle série de \; est définie par:\, = min ({%:—“2)\;_1 — %J ,%).

Du fait des cotits des communications et du cout des calculs locaux, il
faut distinguer deux cas.

Processeur 1 Processeur 2 Processeur p
2 2 2
Be+ Ma7e ¥ 7 7T
n
Be+ A2 29N Tq BN T4 ;2/\17(1
r r
Phase |
Be + AnTe 22Ay_1Ta | Z2AN-17a 22\N-17a
Gt Br 220y | E2hwr I
C ; C
1
Be+ Ay 2
et MTe 22374 2227, 2207

Fia. 7.8 : Le nouvel enchainement des phases.

. 2 N Id
e 5.+ %Tc < 27;—2771 alors a chaque étape un processeur peut cal-
culer 2% produits scalaires et recevoir 2% éléments. Dans ce cas le

temps total d’exécution est :
2

Tepee = (”— - QAN) o+ (5c + %Tc)

PP

o Si .+ %Tc > 27;—;7'& alors la série des )\; est strictement décrois-
sante, et nous avons une succession de Phase I, entrecoupées de
communications ayant un cout de 4, + %Tc. Le temps total d’exé-
cution est :

Toee = 2o, + | 2o (8. + 2r.)

P N 1
=0 "t
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7.3.5 Simulations

Apres avoir fait une étude théorique, nous allons présenter des résultats
obtenus par simulation dans le cas des liens half-duplex et full-duplex. Les
parametres utilisés correspondent au cott des nouvelles machines paralleles
avec des processeurs puissants et une faible latence. Dans le reste de notre
étude nous considérons le nombre de processeurs égal a 100.

La figure 7.9 compare ’algorithme sans recouvrement avec le nouvel algo-
rithme présenté précédemment sur un anneau en utilisant des liens half-

duplezx.
temps (ms)
90 w w x x
L -— algorithme sans recouvrement
————— algorithme avec recouvrement
70 [ 7
| pas de recouvrement recouvrement total 9
50 |- 7
- -
30 | recouvrement partiel -
- -
10 - ) -
i} l . | n (réel)
0 1250 2500 3750 5000 6250

Be =10 ps; .= 1 ps/byte; 7, = 0.01 ps

Fic. 7.9 : Comparaison des algorithmes (liens half-duplez).

Pour des petites tailles de n, il n’y a pas de recouvrement car le cout du
start-up est tres élevé. La série des A[i] est dégénérée (réduite a un terme).
Pour des tailles moyennes de n nous avons un nombre important de termes
dans la série des A[7]. Les figures 7.10 et 7.11 représentent 1’évolution de
la série des A[¢] pour des tailles égales a 2000 er 2625 réels. Enfin pour les
grandes tailles de n, il y a un recouvrement total, car les calculs locaux sont
tres importants.
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Valeurs des A[¢]
15 x x x x

L4

10 7

Fic. 7.10 : La série des A[i] pour n = 2000.

Valeurs des A[¢]

25 — 14 —

207 7

151 7

10 7

L.

0 2 4 6 8 10 12 14 |

Fic. 7.11 : La série des A[i] pour n = 2500.

La figure 7.12 montre les résultats obtenus avec des liens full-duplez. Comme
les processeurs recoivent plus de données, nous obtenons un recouvrement
pour de plus petites valeurs de n.



7.4. Concluston 171

temps (ms)
90 w w x x

algorithme sans recouvrement —~—
algorithme avec recouvrement

70
pas de recouvrement
"recouvrement /' partiel

50 recouvrement
L total

30

10 [ MM/ ‘“-‘”_(ﬂ—""—m”
1 T 1 1 | n

0 1250 2500 3750 5000 6250

Be =10 ws; .= 1 ps/byte; 7, = 0.01 ps

Fig. 7.12 : Comparaison des algorithmes (liens full-duplex)

Ce nouvel algorithme permet de masquer au mieux les communications. Les
simulations montrent que sur les machines actuelles, il est possible d’obtenir
des gains importants en effectuant du recouvrement calculs/communications.

7.4 Conclusion

L’utilisation de bibliotheques de communications non-bloquantes permet
de réaliser des recouvrements calculs/communications. Ceci est d’autant
plus facile sur les machines actuelles que tous les noeuds possedent un pro-
cesseur dédié aux communications. On a cherché a masquer au mieux les
communications, pour cela nous avons étudié, sur un algorithme simple, la
taille des messages que nous devons envoyer dans chaque communication.
L’étude révele que ce calcul n’est pas simple et qu’il risque de devenir tres
compliqué pour des problemes plus complexes.

Afin que ce type de méthode soit utilisable il est nécessaire que le découpage
des messages soit calculé lors de la compilation.
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Chapitre 8

Communications globales en
commutation de circuit

Dans le mode de communication de message (store and forward) le temps
des communications globales est proportionnel au diametre du réseau, ce
qui nuit a 'utilisation de réseaux tels que les grilles toriques et plus géné-
ralement les réseaux possédant un grand diametre. Comme nous ’avons vu
dans le premier chapitre, les constructeurs de machines paralleles utilisent
de plus en plus la commutation de circuit, ou le wormhole pour effectuer
les communications entre les processeurs. Or le coit des communications
ne dépend plus que faiblement de la distance entre les processeurs dans le
mode commutation de circuit, ce qui permet 'utilisation de réseaux possé-
dant un diametre élevé telles que les grilles ou de grilles toriques. Certains
constructeurs comme Intel et Cray ont déja mis en application ce mode de
routage sur ce type de réseaux (Paragon, iWarp, T3D, cf. chapitre 1).

Dans ce chapitre nous allons présenter dans un premier temps la diffusion
dans la grille torique, travaux de Peters et Syska [11]. La solution proposée
permet de réaliser une diffusion en un nombre minimal d’étapes de commu-
nication. Puis, nous utiliserons cet algorithme pour en déduire une méthode
permettant de réaliser I’échange total dans les grilles toriques. Enfin nous
comparerons les différents algorithmes de diffusion et d’échange total en
commutation de circuit, afin de déduire, en fonction de la taille du mes-
sage, I'algorithme le mieux adapté.

8.1 Résultat préliminaire

Depuis les années 90, avec I’apparition de nouveaux modes de communica-
tion dans certaines machines, les communications globales en commutation
de circuit ou en wormhole [5] sont tres étudiées, notamment dans les grilles

173
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et les grilles toriques de processeurs. Barnett et al. proposent des solutions
pour la diffusion et le regroupement avec accumulation (global combine)
dans les grilles [1, 2]. Fraigniaud et Peters présentent des algorithmes de
diffusion et d’échange total dans les grilles toriques en mode 1-port [7]. Le
probleme de la transposition a donné lieu aussi a beaucoup d’études, no-
tamment de la part de Ho [8] et Choi, Dongarra, Walker [4]. Lin et Ni se
sont intéressés au probleme du multicast dans les grilles. Ceci consiste a
diffuser un message a un sous-ensemble de processeurs du réseau [9, 10].
L’étude des communications globales en commutation de circuit est aussi
réalisée expérimentalement [3, 13] sur des machines telles que les iPSC, la
Paragon, etc.

Dans ce chapitre nous considérons des grilles toriques ayant p processeurs,
dans lesquelles les communications se font en mode commutation de circuit
ou wormhole, A-ports, full-duplex (voir chapitre 2). Dans ce mode de com-
munication, les nceuds intermédiaires par lesquels passe un message qui ne
leur est pas destiné ne le mémorisent pas. Le temps pour communiquer un
message de taille L entre deux processeurs distants de d est de:

T,=a+dé+ L7 (8.1)

ou « est le temps de start-up, 6 le temps de routage dans un nceud, et L7
le temps de transmission du message.

Comme que ce mode de communication permet d’envoyer en une seule étape
un message a A nceuds situés a une distance d, ’émetteur peut envoyer ce
meéme message a A autres nceuds lors de 1’étape suivante, chose qui est
impossible de réaliser en store and forward. Le nombre maximal de nceuds
que l'on peut informer en k étapes est donné par la proposition suivante:

Proposition 8.1.1 [15] Dans un graphe G de degré mazimum A et dans
un routage de type commutation de circuit, sous les hypothéses A—port et
full-duplex, le nombre maximum de neeuds qui peuvent étre informés d’un
méme message en k étapes est (A + 1)k,

Preuve. Considérons qu’'un nceud possede un message a diffuser a tous les
autres nceuds du graphe. Apres la premiere étape de communication A + 1
neeuds auront eu I'information (A plus 'initiateur). Lors de la deuxieme
étape chaque nceud déja informé peut envoyer son message a A autres
neeuds. Au bout de la deuxieme étape on aura A+1+A(A+1) = (A+1)?
neeuds informés. En effectuant un raisonnement par récurrence on obtient
le résultat énoncé dans la proposition. a
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D’apres cette proposition, on peut espérer trouver des algorithmes de dif-
fusion A-port en commutation de circuit ou en wormhole nécessitant seule-
ment logay1p étapes. Ce résultat est a opposer au nombre d’étapes (le
diametre) du mode store and forward, ce qui n’est pas négligeable sur les
réseaux tels que les anneaux ou les grilles toriques. Le mode commutation
de circuit ou wormhole permet de réduire le cout de start-up, ce qui est ap-
préciable quand on connait 'importance de ce parametre par rapport aux
autres (voir chapitre 2). C’est pourquoi il est important de construire des
algorithmes nécessitant le plus petit nombre d’étapes possibles. FEn fait, il
s’agit de trouver le meilleur compromis entre tous les parametres de com-
munication, car avoir un faible start-up peut entrainer une augmentation
du coiit de transmission préjudiciable pour des messages de grande taille.

8.2 La diffusion

Le probleme de la diffusion A-port en mode commutation de circuit ou
wormhole a été étudié par Peters et Syska dans [11]. L’algorithme de diffu-
sion dans les grilles toriques se déduit de celui de la diffusion dans ’anneau.

Dans ce chapitre nous allons donner le principe des ces algorithmes seule-
ment, pour obtenir la preuve de ces algorithmes se référer a [6, 11].

8.2.1 Diffusion dans ’anneau

Si I’'on considere un anneau de p processeurs (avec p = 3%), numérotés de 1
a p, nous allons voir qu’il est possible de réaliser la diffusion en un nombre
minimal d’étapes.

L’étape ¢ de 1’algorithme consiste, pour les nceuds déja informés, en un

envoi aux deux processeurs situés a distance Z. La figure 8.1 illustre cet

algorithme dans le cas ou p = 27 et le processeur numéro 1 est l'initiateur
de la diffusion.

Chaque étape de cet algorithme cotite un temps de start-up (), & commu-

tations de liens, et une transmission de message de taille L. Au total il y a
loga

logsp étapes, donc cet algorithme a un cout total de: .2 (a + 5o+ LT)
soit :

Tiif fusion = 3(p — 1) + (logsp) (e + L7)

On constate que cet algorithme atteint le nombre optimum d’étapes et de
commutations de circuit (le diametre de I'anneau), mais que le colt de
transmission est élevé comparé au temps des algorithmes point a point en
store and forward (voir chapitre 5). Par contre le cout de la transmission
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est plus élevée que dans les algorithmes point a point (%T) [12]. Done, si
le temps de commutation d’un circuit est faible, cet algorithme sera parti-
culierement efficace pour des messages de petite taille, par contre pour les
messages de grande taille les algorithmes point a point permettent d’obtenir
de meilleurs résultats (L7 [12] au lieu de (logsp)(L7)).

Remarque.
Il est possible d’adapter cet algorithme aux anneaux qui n’ont pas un
nombre de processeurs multiple d’une puissance de trois.

Etape 3

Fia. 8.1 : Diffusion wormhole dans un anneau a 27 processeurs
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8.2.2 Diffusion dans la grille torique

D’apres la proposition 8.1.1, il est possible d’espérer trouver un algorithme
de diffusion en logsp étapes, pour cela considérons une grille torique de p
processeurs (avec p = 52F).

Dans la grille torique 5 x 5, la solution est immédiate, et est donnée par
la figure 8.2. Pour cette grille il est donc possible de réaliser la diffusion en
deux étapes (logs25).

O O O O O
O=—"0C—9 O O
O O O
O G——o—=0 O
O O O O O
Etape 1 Etape 2

Fia. 8.2 : Diffusion wormhole dans une grille torique a 25 processeurs

Cet algorithme peut étre vu comme un pavage récursif de la grille torique
[11, 14]. Pour la grille torique 5 x 5 il faut décomposer la grille en cinq
croix, de cing processeurs, comme le montre la figure 8.3. La croix centrale
est constitué par U'initiateur de la diffusion (centre de la croix) et de ses
quatre voisins. Les quatre autres croix sont construites sur le méme modele
et assemblées de facon a paver la grille torique.
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Fia. 8.3 : Pavage d’une grille torique ¢ 25 processeurs

En utilisant le pavage de la grille torique, les deux étapes de ’algorithme
de diffusion correspondent donc a:

— étape 1: l'initiateur de la diffusion envoie son message au centre des
quatre autres croix;

— étape 2: chaque centre envoie le message a ses quatre voisins.

Il est possible de continuer le pavage en construisant des croix de tailles
supérieures de facon récursive. En effet, pour 1’étape suivante nous n’allons
plus considérer des croix de cinq processeurs mais des croix de vingt cing
processeurs. En fait la figure 8.3 forme une nouvelle croix. En dupliquant
quatre fois cette croix, on obtient une nouvelle croix de cent vingt cing
processeurs. Si ’on itere encore une fois ce procédé on obtient cing croix de
125 processeurs qui réalisent le pavage de la grille torique 25 x 25.

En utilisant ce pavage Peters et Syska ont démontré la proposition suivante :

Proposition 8.2.1 [11] La diffusion dans une grille torique 5* x 5 (avec
k> 1), nécessite un temps d’au plus :

2ka + (5’“ —1)6+2kLT.
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Cet algorithme permet de minimiser les termes en « et 6. Comme pour la
diffusion dans ’anneau, cet algorithme a un cotit de transmission élevé, ce
qui le rend pénalisant pour les messages de grande taille. Pour ce type de

message, les algorithmes point & point restent les meilleurs (£= voir chapitre

4
4 au lieu de (logsp)(LT)).

8.3 L’échange total

L’échange total fait partie des schémas de communication présentés dans
les chapitres 3 et 5. Chaque processeur possede un message qu’il envoie a
tous les autres.

Apres avoir présenté les bornes inférieures escomptées avec chacun des pa-
rametres influencant le colit des communications, nous décrirons un algo-
rithme d’échange total sur la grille torique directement inspiré des algo-
rithmes point a point du chapitre 5. Puis nous présenterons une méthode
basée sur ’algorithme de diffusion permettant de réaliser ’échange total.

8.3.1 Coiit minimal suivant chaque parametre

Soit un réseau de p processeurs, ayant un degré A, de diametre D, possé-
dant des liens paralleles full-duplex, les colits minimaux pour chacun des
parametres de communication («,é,7) pour réaliser un échange total en
mode commutation de circuit sont obtenus de la méme facon que ceux du
mode store and forward (voir chapitre 5 et [6]).

— Le cout de start-up: comme ’échange total correspond a une diffusion
simultanée depuis tous les processeurs, il est possible d’espérer le méme
cout de start-up que celui d’une diffusion (voir proposition 8.1.1) c’est-
a-dire logs(p)av.

~ Le colit de commutation : la distance maximale entre deux processeurs
du réseau étant le diametre D, il faut donc au moins D commutations,
donc le cout minimal est de Dé.

— Le colt de transmission : chaque processeur doit recevoir (p — 1) mes-
sages de taille L, en supposant que tous les processeurs puissent rece-
voir simultanément sur leurs A liens, le temps de propagation minimal
sera donc de [E] L.

8.3.2 Différents algorithmes

Suivant le type d’algorithme que l'on utilise, on va pouvoir minimiser le
terme correspondant a tel ou tel parametre. En effet comme pour la diffusion
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les algorithmes point a point permettent d’obtenir le meilleur temps de
transmission, alors I’algorithme basé sur le pavage de la grille torique permet
de réduire le cout de start-up.

Une solution point & point

Dans le chapitre 5, nous avons présenté plusieurs algorithmes d’échange
total point a point. Parmi ces algorithmes, le plus simple est sans nul doute
celui qui utilise les dimensions successives de la grille torique. Cet algorithme
se décompose en deux phases d’échange total sur des anneaux, une phase
avec des messages de taille %, et une autre avec des messages de taille g\/}_v
Cet algorithme peut directement s’adapter en mode commutation de circuit,
en effet il suffit de faire des communications a distance un, ce qui permet
de faire correspondre le terme a + ¢ de la communication en commutation
au terme 3 du store and forward. Le temps d’exécution de cet algorithme
se déduit donc directement de celui en store and forward:

{gJ (a+8) + PLW Ir (8.2)

Cet algorithme permet d’atteindre le temps minimal de commutation de
circuit et de transmission, mais possede un cout de start-up élevé.

Une solution regroupement-diffusion

L’algorithme de regroupement-diffusion est basé sur le pavage récursif de
la grille torique présenté dans 8.2.2. Cet algorithme s’applique aux grilles
toriques dont le nombre de processeurs est une puissance de cing. Il se
décompose en deux phases que nous allons détailler :

— le regroupement : en fait cette phase correspond a l'opération inverse
de la diffusion, avec une taille de message augmentant a chaque étape.
Lors de la premiere étape, toutes les croix formées de cinq processeurs
envoient leur message au processeur central de la croix (figure 8.4). A
I’étape deux, chaque centre envoie un message de taille 51 au centre
de la croix de vingt cinq processeurs dont il fait partie (figure 8.4).
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Fia. 8.5 : Etape 8 du regoupement.

A I'étape 3 chaque centre de croix de I’étape deux envoie le message
au centre de la croix de taille supérieure comme le montre la figure

8.5.
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On itere ce procédé jusqu’a ce que les message soient tous centralisés
sur un seul processeur.

— la diffusion : le processeur qui vient de recevoir les p messages effectue
une diffusion avec un message de taille pl, selon le principe décrit
précédemment.

Durant la premiere phase, a une étape ¢ (¢ variant de 1 a logsp), il y a des
communications de messages de taille 5! entre les processeurs soit :

a+ (p— 16+ 5 (51 Lr).

Le cout de la seconde phase correspond a une diffusion d’un message de
longueur plL soit:

10%5(}7)04 + (\/}_7 - 1)5 + 10%5(27)}7[/7'-
Le cout total de cet algorithme est donc:

21og;(p)a+2(v/p — )8 + (5 + logs(p)p) L7 (8.3)

Cet algorithme permet de diminuer le nombre d’étapes, c’est-a-dire le start-
up, mais augmente considérablement le temps de transmission.

8.4 Comparaison des différents algorithmes

Lorsque 'on désire obtenir des performances sur une machine parallele a
mémoire distribuée, il est nécessaire d’optimiser les calculs ainsi que les
communications. Comme nous ’avons vu dans le chapitre 4 pour les algo-
rithmes de diffusion dans les grilles toriques en store en forward, le choix
de l'algorithme est influencé par la taille du message que 1’on diffuse.

Afin d’illustrer les écarts entre les différents algorithmes, nous allons les
comparer sur une configuration donnée. Nous allons considérer une grille
torique de 625 processeurs, avec des liens full-duplez, A-port, utilisant le
mode de commutation de circuit. Nous prendrons o« = 350 psec, 6 = 10 psec
et 7 = 0.2 usec/octect (ces valeurs correspondent aux parametres de com-

munication de 1'iIPSC860).
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Cas de la diffusion

Nous allons comparer les algorithmes de diffusion pipeline (voir chapitre
4) et de Peters-Syska. Dans le cas de la diffusion pipeline, on effectue des
communications point a point avec § = a + 6. Le tableau suivant donne la
borne inférieure de chacun des parametres pour la diffusion.

e 1) T
Borne inférieure | logs(p) | 2 % %
Peters-Syska oul oul non
pipeline non oul | oul asymptotiquement

On constate que les deux algorithmes atteignent la borne inférieure en cott
de commutation, et que la version pipeline, étant asymptotiquement opti-
male permettra d’obtenir de bons résultats avec des messages de grande

taille.
temps (usec.
25000 P (ﬂ ) T T T T
Peters & Syska —
version pipeline ----
20000 T
000 T -
10000 .- ]
5000 T
L
0 1 1 | |
0 5000 10000 15000 20000 25000

Fia. 8.6 : Comparaison des deuz stratégies de diffusion.

L’algorithme de Peters-Syska est meilleur jusqu’a des tailles de message
de l'ordre de 15100 octets (soit 1888 réels double précision). En fait cet
algorithme n’est pas seulement utilisable pour les petits messages, mais
aussi pour les messages de taille moyenne.
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Cas de I’échange total

Les deux algorithmes d’échange total présentés auparavant, atteignent les
bornes inférieures pour certains parametres, comme le montre le tableau

ci-dessous.
e 1) T
YR -1
Borne inférieure logs(p) | 2 @ =L
regroupement-diffusion | non ouli non
point a point non oui oui

Comme pour la diffusion, on peut constater que pour des messages de
grande taille ’algorithme point a point sera meilleur, puisqu’il atteint la
borne inférieure en cott de transmission.

La figure 8.7 permet de comparer les deux algorithmes d’échange total en
commutation de circuit présentés précédemment.

temps (psec)

14E+4 T T T
point\‘apoint ~~  —
regroupement-diffusion ---- |
10F+4 |- -
6E+4 - 2
2E+4 - n
L
0 | 1 1
0 50 100 150 200

Fia. 8.7 : Comparaison des deux stratégies d’échange total.

L’algorithme de regroupement-diffusion est meilleur pour des petites tailles
de l'ordre de quelques octets. I.’algorithme point a point est tres rapidement
meilleur du fait de son faible cofit de transmission, de 'ordre de £ L7 contre
p logs(p) L7 pour le regroupement-diffusion.
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Ces deux exemples montrent bien que sur une topologie donnée, a p fixé,
a parametres de communication connus, le bon choix des algorithmes de
communication est essentiel, le choix d’une stratégie regroupement-diffusion
se révélant catastrophique pour de grands messages.

8.5 Conclusion

L’utilisation des communications en commutation de circuit se généralisant
dans les machines a mémoire distribuée, il est nécessaire de connaitre les
meilleurs algorithmes de communications globales avec ce mode de commu-
nication afin d’obtenir de bonnes performances sur ces nouvelles machines.

Nous avons présenté des algorithmes qui diminuaient le nombre d’étapes
de communications, c’est-a-dire le start-up, ce qui les rend particulierement
performants pour des messages de petite taille.

Il est difficile a I'utilisateur de choisir entre les différents algorithmes, la so-
lution consisterait a inclure se choix dans le compilateur ce qui garantirait
a 'utilisateur d’obtenir toujours les meilleurs performances de communica-
tion.
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Chapitre 9

Conclusion

Conclusions et perspectives

La parallélisation sur machines a mémoire distribuée d’applications numé-
riques, fait appel a des mouvements de données qui impliquent tous les
processeurs: ce type de mouvement de données est appelé communication
globale. Avec I’évolution des machines, le rapport colit de communication
sur cott de calcul devient de plus en plus grand, c’est pourquoi il est né-
cessaire de développer des algorithmes de communications efficaces.

Les études que nous avons présentées se situaient dans ce cadre-la et plus
spécialement sur les machines paralleles possédant un réseau de proces-
seurs connectés en grille torique. Nous avons développé une série d’outils
théoriques, comme les arbres de recouvrement a arcs disjoints ou les che-
mins hamiltoniens, pour étudier et mettre en ceuvre les principaux schémas
de communications globales sur ces machines. En particulier nous avons
présenté de nouvelles familles d’arbres de recouvrements a arcs disjoints
de profondeur minimale, qui sont utilisables pour effectuer des diffusions
optimales en mode pipeline. De nombreuses expérimentations réelles ont
été développées sur ces schémas en mode commutation de messages pour
valider les résultats théoriques.

L’identification de noyaux de calculs et de communications lors de la pa-
rallélisation d’applications numériques permet d’inclure facilement de telles
procédures. Dans le cadre d’un groupe de travail qui réunit des utilisateurs
et des informaticiens, nous avons commencé a développer des applications
avec ces outils.
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Les processeurs calculant de plus en plus vite, il devient nécessaire de déve-
lopper des outils permettant d’effectuer du recouvrement calcul /communication,
afin de réduire le temps d’inactivité des processeurs.

L’étude effectuée au début de ce document sur les machines paralleles
montre que les nouvelles tendances des machines sont les communications
en mode wormhole et des réseaux d’interconnexion multi-étages.

— En wormhole il existe peu de résultats, nous donnons une solution pour
I’échange total dans la grille torique. L’étude des autres schémas de
communication s’avere étre une perspective intéressante. Il serait aussi
souhaitable d’effectuer le méme type d’analyse sur d’autres topologies.

— Dans les réseaux multi-étages se pose le probleme de savoir comment
réaliser des schémas de communications globales. Pour cela il va falloir
étudier les mouvements de données structurés comme par exemple
certains types de permutations.
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Annexe

Tables des arcs entrants pour les grilles toriques (4k +1) x (4k + 1)
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Pour ce cas on a: i = Ymin = —L

NE

J; Tmaz = Ymaz = L

Anneze A. A

s
| I—

contrainte sur j

arc entrant par contrainte sur ¢
N; i £0 0<j<y,.—2imod2=0
xmin+1<i<xma1¢;i¢0 j:ymax_Q
i:xminaxmin+1axmax_1axmax j:ymax -1
Tmin <1< Tmaz;t 7 0;imod 2 =0 Ymin < J <0
i = Tmin ymzn+1<]<0
i = Tmax ymzn+2<]<0
E; Zmin <1<0 0<J < Ymaw;j mod2=1
xmzn+2§l<0 j:ymax_l
1= xmznaxmzn'i'l j:ymax
i = Tmaz j:ymin+2aymax_2
i = Tmar — 2 ]:ymzn
0<i< Tmar —2;imod 2=1 Ymin < J <0
i = Zmae — 1 ymzn+2<]<0
0<t< Typae —2;2mod 2 =1 J = Ymaz
S, =0 T£0
I = Tpmin j:ymax_Q
i#£min+2axma1¢_2 ]:ymzn
1= Tpae — 1 ]:ymzn+2
$min<i<$max;i7£;im0d2:0 J = Ymaz
M/i 0<i§xmax 0<j<ymax_1;jm0d2:1
0<i<xmax_1 j:ymax_l
1= Tpaw — 1axmax j:ymax
i:xmax_laxmax ]:ymzn‘i'l
t = Tymin + 2 J = Ymin
Zmin +2 <1< 0;2mod 2=-1 J = Ymae
i = Tmin +1 J = Ymin — 2
Zmin + 1 <1< 0;¢mod 2=—1 Ymin < J <0

Table de 'arbre NST
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arc entrant par

contralnte sur 7

contrainte sur j

Ni Z':lzmax_Q j:ymax_l
i = Tmin j:ymax_Q
i = Tmae 0<J<Ymaz —2;) mod2=1
0<t< Tmae — ;2 mod 2 =1 Ymin < J <0
i = Zmae — 1 ymzn+1<]<0
Tmin <t <0 0<J < Ymae —1;7mod2=1
Tmin + 1 <1 <0 J = Ymaz — 1
i = Tmax ]:ymznaymzn‘i‘l
E; Zmin < 1 <0 Ymin <j<ymax;j7£0;jm0d2:0
Tmin +1<1<0 J = Ymaz
Tomin +2<1<0 7 = Ymin
0<i< Xypas —2;imod2=0 J#0
Z':lzmax_Q ymin<j<ymax_1;j7£0
i = Tmar — 1 j:yminaymin+1aymax_1aymax
Si 0<t< Tmae — ;2 mod 2 =1 0<J < Ymas
Z.:lzmax_l 0<j<ymax_1
i = Tmaz j:ymax_laymax
i = Tmae Ymin —2< 7 <0;j mod 2=-1
i:xmin+2axmax_2 ]:ymzn
i = Tmin J = Ymin +2
= Tyin + 1 j:ymax_laymax
Tmin <t <0 Ymin + 1 < j<0;7 mod 2=—1
Tmin +2<1<0 7= Ymin +1
W; TZ£0 =0
i = Tmaz — 2 J = Ymas
i:xmax Ymin <]<ymaxa]¢0a]m0d2:0
i = Zmin + 2 J = Ymin +1
i:xmin j#ymin+2ayma1¢_2

Table de 'arbre EST
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arc entrant par

contralnte sur 7

contrainte sur j

N; 1=0 J#0
i#£min+2axma1¢_2 j:ymax
i = Tmaz ]:ymzn+2
i = Tmin +1 j:ymax_Q
Tmin <1< Tmaz;t 7 0;imod 2 =0 J = Ymin
E; Zmin <1<0 Ymin +1 <7 <0;j mod 2=—-1
Z:xmznaxmzn‘i'l j:ymax_l
i = Tmar — 2 j:ymax
i = Zmae — 1 ]:ymzn+2
0<t< @Typae —Ll;2mod 2 =1 0<Jj<Ynar—1
i = Zmae — 1 0<j<ymax_1
0<t< Typae —2;2mod 2 =1 J = Ymin
S; i £0 Ymin —2 <7 <0;7 mod2=0
xmin+1<i<xma1¢;i¢0 J = Ymin + 2
i:xminaxmin+1axmax_1axmax ]:ymzn‘i'l
Tmin <1< Tmaz;t 7 0;imod 2 =0 0<j < Ymas
I = Tpmin 0<j<ymax_2
I = Tyae 0<j<ymax_1
Wi 0< i< Zmar Ymin < J < 0;j mod 2 = —1
0<i1< ®masr — 1 j=ymin+1
i:xmax_laxmax ]:ymzn
i:xmax_laxmax j:ymax_l
Zmin +2 <1< 0;2mod 2=-1 J = Ymin
i = Tmin j:ymin+2aymax_2
t = Tymin + 2 j:ymax
Zmin +1 <1< 0;2mod 2= -1 0<J < Ymas
i = Tmin + 1 0<j<ymax_2

Table de 'arbre SST
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arc entrant par

contralnte sur ¢

contrainte sur j

N; Tomin +1 <1< 0;i mod 2= —1 Ymin < J <0
1 = Zmin J = Ymins Ymin + 1
i:l‘max—l ]:ymznaymzn+1
i:l‘min 0<j<ymax_2;jm0d2:1
0<i< Tmar 0<J<Ymaw —15j mod 2=1
0<i<xmax_2 j:ymax_l
i:xmax j:ymax_l
= Tmin + 2, Trpar — 2 J = Ymax
E; i#0 J=0
Z':l‘max j#ymin‘i‘Qaymax_Q
1= Tmar — 2 j:ymax_l
1= Zmin + 2 J = Ymin
¢ = Tmin ymin<j<ymax;j7£0:jm0d2:0
S; Tmin +1 <1 <054 mod 2=—1 0 <7 < Ymae
ZIl‘mzn—i—l 0<j<ymax_1
i:xmin j:ymax_laymax
1= Tmae — 1 j:ymax_l,ymax
i:xmax ]:ymzn+2
i2$min ymzn+2<]<0a]m0d2:_1
0<t< Tmas ymzn+1<]<0a]m0d2:_1
0<i<xmax_1 ]:ymzn+1
W Zmin +2 <1 <0;imod2=0 J#0

0 <1< ZTmae

0< 1< Xmasr — 2
0< i< ®masr — 1

Ymin +1 < J < Ymaz;J # 0
j: Ymins Ymin + 1aymax - 1aymax
Ymin < J < ymax;j7£ 0;5 mod 2 =10
J = Ymax
J = Ymin

Table de ’arbre WST
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Table des arcs entrants pour les grilles toriques (4k + 3) x (4k + 3)

Pour ce cas on a: i = Ymin = —

15

'y Tmaz = Ymaz = L

)

arc entrant par contrainte sur ¢ contrainte sur j
Ni 1750 §j<ymax;jm0d2:0
i£0;imod 2=0 Ymin < J <0
Ei xmzn§1<0 0<]§ymaxa]m0d2:1
0 <1< Tmag;t mod 2=1 Ymin < J <0
i = Tmax Ymin < J < Ymag; |j] mod 2 =1
I = Tpmin Ymin <j<0
Si 1=0 J#0
i:xminaxmax ]:ymzn
i£0;imod 2=0 J = Ymin
Wi 0 < i< Tmaw 0 <Jj < Ymag;j mod 2=1
Tmin < 1< 054 mod 2 =—1 Ymin < J <0
1= Tmae Ymin < J < 0;j mod 2 =10
I = Tmax J = Umae

Table de 'arbre NST

arc entrant par contrainte sur ¢ contrainte sur j
N; 0<i<@maz;imod?2=1 Ymin < J <0
i:xmax ]:ymzn
Tmin <1< 0 0<J < Ymae;Jj mod2=1
Tmin < 1< 0;7mod 2 =10 7 = YUmin
E; 0<i<®mar;imod2=0 J#0
Tmin < 1< 0 J#0;7mod2=0
S; 0<i<@mae;imod?2=1 0<J < Ymax
Tmin <1< 0 Ymin < J < 0;j mod 2 = —1
Tmin <t <0 J = Ymax
Zmin <1 < Ymas; |Z| mod 2 =1 J = Ymin
Wi i#0 j=70
1= Tmin .7: Ymin, Ymac
1= Zpin J#0;7mod2=0

Table de 'arbre E

ST




arc entrant par

contralnte sur 7

contrainte sur j

N; =0 7Z0
i:xminaxmax j:ymax
i£0;imod 2=0 J = Ymaz
E; Tmin < 1 <0 Ymin < J < 0;j mod 2 = —1
i = Tmin 0<j<ymax;jm0d2:0
0 <1< Xmae;tmod2=1 0 <7 < Ymas
Si i£0 Ymin < J < 0;7 mod2=10
i£0;imod 2=0 0<J < Ymax
M/i 0<i§$max ymzn§]<0a]m0d2:_1
Zmin <1< 0;7mod 2 =-1 0<J < Ymas
i = Tmaz 0<j<ymax
i = Tmin Ymin < J < Ymaz; |j] mod 2 =1

Table de 'arbre SST

arc entrant par contrainte sur ¢ contrainte sur j
N; Lomin <1< 0:imod 2= —1 Ymin < J <0
0 < i< Zpmas 0<J < Ymae;j mod 2=1
0<i<xmax ]:ymzn
Tmin < 1 < Tmaz; |Z| mod 2 =1 J = Ymas
FE; i#£0 j=20
1= Lmax j:yminaymax
I = Tmax j#o,ijdQIO
S; Tmin <1< 054 mod 2= —1 0<J < Ymax
i = Tmin J = Ymas
0<i§$max ymin<j<0;jm0d2:_1
0 <1< Tpap;imod 2=10 J = Umae
W Zmin <1< 0;imod 2=10 J#0
0<t< ZTymar J#0;5mod2=0

Table de ’arbre WST
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Table des arcs entrants pour les grilles toriques (4k) x (4k)

Pour ce cas on a:

VP

B

NG

Qj;xmaac:LQ

15 Ymaw = 2] — 1.

arc entrant par contrainte sur ¢ contrainte sur j
N; i £ 0,7 # Zimar; T mod 2=10 J = Ymin +1
i#0 0 <J < Ymax;j mod 2 =0
i £ 0;imod 2=0 Ymin +1 <7 <0
Ei xmzn§1<0 0<]§ymaxa]m0d2:1
1= Tmin ymzn<]<0a]m0d2:0
0<i<xmax_1;im0d2:1 ymin<j<0
I = Tyar — 1 ymzn+1<]<0
S; 1=0 J#0
1= Tmin Ymin <j<0;jm0d2:_1
i#0 J = Ymin
i:xminaxmax_ 1axmax ]:ymzn +1
Wi 0<i< Tmar 0<J < Ymaw;jmod2=1
Tmin < 1< 057 mod 2= —1 Ymin < J <0

Table de 'arbre NST

arc entrant par contrainte sur ¢ contrainte sur j
N; 0 <1< Xmae;tmod2=1 Ymin < J <0
i = Tmax .7: Ymin, Ymin +1
1= Tmae 0<J < Ymaz;j mod2=1
Tmin <1< 0 0<J < Ymaz;j mod2=1
Ei 0§Z<xmaxalm0d2:0 Ymin S]S@hnaxa]?ﬁo
xmin<i<0 ymzn§]<ymaxa]¢0a]m0d2:0
S; 0 <1< Xmae;tmod2=1 0<J < Ynas
i = Tmag J = Ymax
1 = Tmae Ymin + 1 < j < 0;7 mod 2= —1
Tmin <1< 0 Ymin < J < 0;7 mod 2 = —1
Tmin <t <057 mod 2 =10 7 = Ymas
Wi i £0 7=0
Tmin < 1< 054 mod 2 =—1 J = Ymin
1= Tmae Ymin + 1 < J < Ymaz — 1,7 £ 0;5 mod 2=10

Table de 'arbre EST
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arc entrant par contrainte sur ¢ contrainte sur j
N; 1=0 J#0
1= Zmin 0 < j < Ymae;J mod2=20
i#0 J = Ymax
Tmin < 1 < Tmar;t 7# 050 mod 2 =10 J = Ymin
i#0 J = Ymax
E; Tmin <t <0 Ymin < J < 0;7 mod 2 = —1
1= Tmin 0 < j < Ymae;J mod2=20
0<i<@mar;imod2=1 0<J < Ymax
0<i<xmax_1;im0d2:1 J = YUmin
S $min§i§$max;i7£0 Ymin < J <055 mod 2 =10
Tmin <1< Tmar;t # 050 mod 2 =10 0<J < Ymax
W; 0< i< Zmae Ymin < J < 0;7 mod 2 = —1
1= Tmar — 1axmax .7: Ymin
Tmin < 1< 057 mod 2= —1 J = Ymin
Tmin < 1< 057 mod 2= —1 0<J < Ymax

Table de 'arbre SST

arc entrant par contrainte sur ¢ contrainte sur j
Ni 0<i<xmax 0<j<ymax;jm0d2:1
Tmin <1< 054 mod 2= —1 Ymin < J <0
E; i£0 7=0
= Tmae ]7&0
Z.:lzmax_l j:yminaymax _1aymax
0<t< Tmae;t mod 2=1 J = Ymaz
Si 0<t< Tmas Ymin +1 <7 <055 mod 2 =—1
0<i<xmax_1 ]:ymzn'i'l
0<i1< ®mae —1;2mod 2 =0 J = Ymaz
Tmin <1< 054 mod 2= —1 0< 7 < Ymas
W; Zomin <1< 0;imod 2=0 J#0
0 <i<maer ymin+1<j<ymax;j7£0;jm0d2:0
0<i<xmax_1 ]:ymzn

Table de ’arbre WST
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Table des arcs entrants pour les grilles toriques (4k + 2) x (4k 4 2)

Pour ce cas on a:

B

2 J; Tmar = ng; Ymar = L

=
| I—
|
—_

arc entrant par contrainte sur ¢ contrainte sur j
N; i £0 0<j<0;75mod2=0
i£0;imod 2=0 Ymin < J <0
E; Tmin < 1<0 0<j < Ymaz;j mod2=1
0 <1< Xmae;tmod2=1 J = Ymaz
0 <1< Xmae;tmod2=1 Ymin < J <0
Z':lzmax_Q ]:ymzn
i:xmax ]:ymzn+2
S; 1 =0 J#0
1= Tomar Ymin +2 <Jj<0;7 mod 2=—1
Zioalixmzn"i'lalil‘max_Q ]:ymzn
i£0;imod 2=0 J = Ymax
Wi 0<i< Tmas 0<Jj < Ymas;j mod 2=1
xmin<i<0;im0d2:_1 ymin<j<0
Tmin <t < 057 mod 2 =—1 J = Ymaz
i:xmax j:ymax
1= Tmin + 1 J = Ymin
Tmax Ymin <.7<0a.7m0d2:0

Table de 'arbre NST

arc entrant par contrainte sur ¢ contrainte sur j
N; 0<i<®mar;imod2=0 J#0
Tomin < 1< 0 0<J < ¥Ymaw;j mod2=1
Tmin < 1< 0;7mod 2 =10 7 = Ymin
E; 0<i<®mar;imod2=0 J#0
Zmin <1< 0 J#0;5mod2=0
S; 0<i<@mae;imod?2=1 0<J < Ymae
Tomin < 1< 0 Ymin < J < 0;7 mod 2 =—1
i = Tmin +1 J = Ymin
Wi i#£0 j=20
Tmin < 1< 057 mod 2= —1 0 <7< Ymaw

Table de 'arbre EST
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arc entrant par contrainte sur ¢ contrainte sur j
N; 1=0 J#0
i#0 J = Ymin
I = Tmae 0<j<ymax;jm0d2:1
FE; Tmin <1< 0 Tmin < J < 0;7 mod 2 =—1
0 << ®mge;j mod2=1 0<J < Ymax
Z':l‘max j:ymax_l
S i#0 Ymin < J £ 0;j mod 2=0
i £0;imod 2=0 0<J < Ymax
M/i 0<i§$max ymzn§]<0a]m0d2:_1
Tmin < 1< 054 mod 2= —1 0<J < Ymax
I = Tmae 0<j<ymax;jm0d2:0

Table de 'arbre SST

arc entrant par

contralnte sur 7

contrainte sur j

N; Lomin < 1< 0;i mod 2= —1 Ymin < J <0
1 = Tmin J = Ymin
i = Tmin 0<J < Ymae:Jmod2=1
0<i< Tmar 0 <Jj < Ymar :J mod2=1
i:xmax j:ymax_l
0<i<@maz;imod?2=20 J = Ymin
E; i#£0 7=0
P = Tmin J#0;jmod2=0
! = Tmar J# 0,7 # Ymin + 2,5 # Ymaw — 1
0<i< g —2;imod2=1 J = Ymin
S; Zmin <1< 0;2mod 2=—1 0<J < Ymas
i:$min ymin<j<0;jm0d2:_1
i:l‘max ]:ymzn+2
0 <1< Zmas ymin<j<0;jm0d2:_1
i:l‘max—Q ]:ymzn
W; Zmin <1< 0;i mod 2= —1 J#0

0 <1< Zmas

J#0;jmod2=0

Table de ’arbre WST



