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Introduction

Les récentes avancées dans le domaine des architectures paralléles et de leurs ex-
ploitations permettent aujourd’hui ’exécution efficace de programmes extrémement
coliteux en calcul et mémoire. De plus en plus, les acteurs de tous les domaines
scientifiques utilisent cette puissance de calcul pour simuler des phénoménes qu’ils
ne peuvent pas expérimenter réellement, pour résoudre de grands systémes d’équa-
tions ou pour exécuter tout autre type de tiche nécessitant une grande puissance de
calcul. Parmi ces applications, on compte de nombreux programmes de simulation
de phénomeénes physiques ou chimiques comme par exemple la simulation du com-
portement d’une molécule sous certaines conditions d’expérimentation[38, 16]. Plus
récemment des applications plus ludiques comme par exemple la simulation de vé-
tements couplée & des systémes de visualisation performants ont fait leur apparition
[68, 70, 69, 54|. Enfin, différentes applications d’optimisation combinatoire basées
sur des algorithmes de type Branch and Bound ou recuit simulé ont été portées sur
des architectures de trés grande taille |2].

Les architectures paralléles se sont elles aussi diversifiées. On peut aujourd’hui
classer ces architectures en trois catégories :

— Architectures symétriques & mémoire partagée, communément appelées SMP
(Symetric Multi-Processors). Ces machines sont constituées d’un ensemble de
processeurs identiques pouvant communiquer par mémoire partagée.

— Architectures & mémoire distribuée, communément appelées "grappes". Une
telle architecture est composée d'un ensemble de machines, généralement ho-
mogeénes, interconnectées par un réseau local de communication comme par
exemple Ethernet, Myrinet ou SCI.

— Grilles de calcul. Cette catégorie est la plus récente. Le principe est de fé-
dérer des ressources géographiquement distantes afin d’obtenir une puissance
de calcul trés importante. Une grille est composée d’un ensemble de machines
pouvant appartenir aux trois premiéres catégories. Ces machines peuvent étre
interconnectées en utilisant les liens a grande capacité de certains réseaux na-
tionaux (Renater) ou par Internet.

La portabilité des programmes est le principal probléme engendré par la diversité
des architectures paralléles. En effet, les outils permettant d’implanter une applica-
tion et d’obtenir de bonnes performances sont souvent différents d’une catégorie a
I’autre. Pour la programmation des machines de type SMP, on compte de nombreux
outils basés sur la création de processus légers comme par exemple Pthread [35],
Java Thread [15]|, Lazy Threads [29] ou encore OpenMP [24, 33] et Cilk [11, 25].

Pour la programmation des machines & mémoire distribuée, on utilise souvent des
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bibliothéques d’échange de messages comme MPI|23, 31] ou PVM [28] par exemple.
Ces deux outils permettent la création explicite de processus communiquant par
échange de messages. Cependant, d’autres environnements de plus haut niveau ba-
sés sur la création de taches concurrentes sont aussi disponibles comme par exemple
Athapascan [58, 27], Jade [56, 55|, Orca [5] ou encore SMART [49]. Enfin, d’autres
outils comme Charm++ [36, 37] ou ProActive [19, 4, 18], basés sur les concepts de la
programmation objets permettent aussi I’exploitation de grappes et grilles de calcul.

Quelque soit 'outil utilisé, ’algorithme paralléle implanté dans I’application reste
invariant. L’obtention de bonnes performances sur I’'une ou 'autre des architectures
dépend alors principalement de 'ordonnancement des différentes taches de calcul du
programme. De maniére générale, 'ordonnancement consiste & placer les différents
objets du programmes (taches et données) sur les différentes ressources (proces-
seurs et mémoires) disponibles. L’objectif des algorithmes d’ordonnancement exis-
tants est généralement d’optimiser le temps d’exécution paralléle des applications.
Des contraintes supplémentaires peuvent cependant étre prises en compte pour op-
timiser 'occupation mémoire du programme par exemple.

Indépendamment de la stratégie choisie, la réalisation de 'ordonnancement reste
d’une importance cruciale quelque soit le grain de I’application. Considérons dans un
premier temps une application & grain fin. Si pour chaque tache, un temps important
est consommeé pour lui choisir un site d’exécution, il y a peu d’espoir d’obtenir une
exécution paralléle efficace. Dans le cas d’une application & gros grain que 1’on des-
tine & étre exécutée sur une architecture de grande taille de type grille de calcul, une
implantation centralisée de 'ordonnancement limite le passage & 1’échelle de 1’appli-
cation.

L’objectif de cette thése est d’étudier les mécanismes permettant ’implantation
efficace d’algorithmes d’ordonnancement. Ces mécanismes sont basés sur le couplage
des mécanismes de dégénération séquentielle et distribuée [57] :

— Dégénération séquentielle, aussi appelé Work First Principle. Le principe
de ce mécanisme est basé sur le fait quune application est généralement com-
posée d’'un nombre de téches trés largement supérieur au nombre de proces-
seurs. De nombreux groupes de taches sont alors exécutés séquentiellement sur
un méme processeur sans nécessiter la communication de données distantes.
L’idée est donc d’optimiser le cotit de création d’une tache pour le cas oil le
parallélisme n’est pas nécessaire, et de tolérer un surcotit plus important lors-
qu’on veut générer du parallélisme. La dégénération séquentielle consiste donc
a générer, pour ces groupes de taches une exécution aussi proche que possible
de celle du programme équivalent écrit dans un langage séquentiel.

— Dégénération distribuée. Ce mécanisme consiste & générer de maniére au-
tomatique une exécution paralléle aussi proche que possible de celle du pro-
gramme équivalent écrit avec une bibliothéque d’échanges de messages (en-
vois/réceptions) comme par exemple MPI. L’objectif est donc de minimiser la
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quantité de messages échangés en générant un maximum de communications
unidirectionnelles.
Notre travail est centré sur des algorithmes distribués permettant d’obtenir un meilleur
passage a 1’échelle que les algorithmes centralisés. Ces mécanismes sont implantés et
testés dans l’environnement de programmation Athapascan [58, 27].

L’organisation de ce document est la suivante :

Dans un premier temps, nous étudierons les différentes possibilités offertes pour
I’ordonnancement dans différents environnements de programmation paralléle. Nous
étudierons des environnements proposant des stratégies d’ordonnancement statiques
ou dynamiques et nous mettrons ’accent sur les environnements implantant des
mécanismes de dégénération séquentielle et ceux proposant des algorithmes d’ordon-
nancement distribués passant & 1’échelle.

Le deuxiéme chapitre présente en détail I’environnement de programmation paral-
lele Athapascan sur lequel ont été effectuées les expérimentations. Nous effectuerons
un bref historique des différentes implantations réalisées en détaillant pour chacune
d’elles les stratégies d’ordonnancement proposées. Enfin nous effectuerons un bilan
récapitulatif de ’environnement Athapascan et des autres environnements étudiés
dans le premier chapitre.

L’analyse des deux premiers chapitres montrant les difficultés pour implanter
efficacement les techniques de dégénération séquentielle sur architecture & mémoire
distribuée, nous proposons dans un troisiéme chapitre, une étude en termes de défauts
de page de plusieurs protocoles de cohérence mémoire existants pour l'implantation
d’une couche de mémoire partagée distribuée. En particulier, un protocole de co-
hérence plus restrictif basé sur la construction dynamique du flot de données de
I’application sera détaillé. Par une analyse théorique de ce protocole, nous montrons
que peu de défauts de pages interviennent lors d’une exécution paralléle si peu de
taches sont exportées (c’est-a-dire exécutées sur un processeur différent du processeur
d’exécution de la tache qui I'a créée).

Le quatriéme chapitre est ensuite consacré a la présentation d’un mécanisme de
pile pour I'implantation du protocole de cohérence flot de données. Ce protocole
est basé sur le couplage des principes de dégénération séquentielle et distribuée. Le
mécanisme de pile permet d’optimiser le coit de création d’une tache (dégénération
séquentielle) et la gestion distribuée du flot de données permet une implantation
distribuée passant a 1’échelle (dégénération distribuée).

Deux algorithmes d’ordonnancement permettant de tirer partie des mécanismes
présentés dans le quatriéme chapitre sont ensuite présentés. Le premier est un algo-
rithme d’ordonnancement dynamique basé sur le vol de taches sur inactivité. Nous
montrerons que cet algorithme permet de borner le nombre de vols qui interviennent
lors d’une exécution paralléle. Le deuxiéme est un algorithme statique dont I'objectif
est de calculer un regroupement des données dans les différents modules de mémoire
disponibles avant de placer les taches en fonction des données auxquelles elles ac-
cédent. Nous proposons d’effectuer ce regroupement en construisant un graphe de
dépendance de données et d’utiliser une bibliothéque de partitionnement (Scotch[50]

13



14

TABLE DES FIGURES

ou Metis [39]) pour calculer le regroupement.

Le sixiéme chapitre sera consacré a I'implantation de ces mécanismes dans 1’envi-
ronnement Athapascan et & sa validation sur des tests simples. En particulier, nous
détaillerons I'implantation des accés différés du langage, basée sur l'utilisation des
I-structures [3]. Nous présenterons ensuite ’algorithme de détection de terminaison
distribuée que nous avons implanté dans Athapascan. Cet algorithme est inspiré de
lalgorithme de Rana décrit dans [63].

Dans un septiéme chapitre cette implantation sera validée pour des applications
de taille plus importante. Nous étudierons, dans un premier temps, les résultats obte-
nus pour l'application Sappe [68, 70]. Cette application permet de simuler en temps
réel le comportement de tissus comme par exemple un mouchoir sur un étendage
ou les vétements d’un personne. L’application Taktuk [54, 6] sera présentée dans un
deuxiéme temps. Cette application est un code de dynamique moléculaire permet-
tant de simuler le comportement d’'un ensemble de molécules dans des conditions
difficilement réalisables en laboratoire. Enfin nous présenterons les résultats obtenus
pour une application d’optimisation combinatoire dont la parallélisation a été étu-
diée dans le cadre de I’ACI Doc-G (Défit en Optimisation Combinatoire sur Grilles).
Nous décrirons comment cette application a été parallélisée en Athapascan ainsi que
les performances obtenues sur grille.

En conclusions, nous présenterons les perspectives de ces travaux.
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Ordonnancement dans les environne-
ments de programmation paralléle

La distribution des taches de calcul sur les différents processeurs disponibles
est un des points clés pour obtenir des exécutions paralléles efficaces. Ce chapitre
est consacré a une étude des stratégies d’ordonnancement proposées par quelques
environnements de programmation paralléle représentatifs. Ces stratégies sont dites
statiques ou dynamigues en fonction du moment ou la décision est prise et quelques
environnements proposent des stratégies hybrides.

Pour appliquer une stratégie d’ordonnancement statique, on suppose qu’il est pos-
sible d’obtenir une description des calculs a effectuer avant le début de leur exécution.
Cette description est souvent donnée sous la forme d’un graphe de tiches (graphe de
précédence, graphe de dépendance ou graphe de flot de données). L’application d’une
stratégie statique consiste alors & exécuter un algorithme qui désignera un proces-
seur d’exécution pour chacune des taches du graphe. Parmi les stratégies implantées
dans des environnements de programmation paralléle, on peut noter les stratégies
ETF (Earliest Task First) [44] et ERT (Earliest Ready First) [34] dont une variante
a été implantée dans Athapascan [21], la stratégie DSC (Dominent Sequence Clus-
tering) implantée dans Pyrros [66, 67] ou des stratégies de partitionnement récursif
implantées dans Scotch [50] ou Metis [39].

Dans le cas ou il n’est pas possible d’avoir une description compléte des calculs
a effectuer, des stratégies d’ordonnancement dynamique sont utilisées. Les décisions
d’ordonnancement sont alors prises & des moments clés de ’exécution du programme
comme par exemple la création, la terminaison d’une téche ou l'inactivité d’un pro-
cesseur. Ces stratégies sont implantées dans de nombreux environnements comme
par exemple Cilk [11, 25], SilkRoad [51], Satin [65, 64], Jade [56, 55], OVM [14],
Orca [5], Chime [61] ou Athapascan [27].

Quelle que soit la stratégie d’ordonnancement utilisée (statique ou dynamique), la
réalisation de cet ordonnancement est d’une importance cruciale. En particulier, nous
pouvons remarquer que I’écriture intuitive d’un algorithme paralléle génére souvent
beaucoup plus de taches et beaucoup plus de parallélisme que la machine cible ne
peut en exploiter. Il est alors fréquent que des groupes de taches de tailles importantes
soient exécutés sur un unique processeur sans avoir besoin de données produites a
distance. Dans ce cas, la création d’une tache aurait pu étre remplacée par un simple
appel séquentiel de fonction. Il est cependant trés difficile, voir impossible de décider
a priori des taches pouvant étre dégénérées en appels séquentiels de fonction puisque
cette décision dépend du contexte d’exécution et en particulier de la charge des
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processeurs,...).

Dans ce chapitre, nous détaillerons dans un premier temps les différentes représen-
tations des programmes paralléles avant de proposer une classification des modéles de
synchronisation sur lesquels sont basés les environnements que nous présentons. Les
stratégies statiques proposées dans les environnements Pyrros, Scotch et Metis seront
ensuite étudiées, avant de présenter les stratégies dynamiques basées sur le principe
de "dégénération séquentielle" & grain fin implantées dans les environnements Cilk et
les processus légers paresseux (Lazy Threads), ou encore ProActive[19, 4, 18]. Nous
nous intéresserons enfin aux stratégies d’ordonnancement dynamiques par dégéné-
ration distribuée. Nous verrons tout d’abord les stratégies centralisées utilisées dans
Jade et OVM avant de détailler les stratégies hiérarchiques utilisées dans Satin et
Charm++.

1.1 Représentation de I’exécution et classification des mo-
déles de synchronisation

Qu’elles soient statiques ou dynamiques, les stratégies d’ordonnancement que
nous allons présenter dans ce chapitre sont basées sur une représentation des pro-
grammes sous forme de graphe de taches. Selon les spécificités de I’ordonnancement
utilisé, ce graphe peut étre réduit & un graphe de dépendances, un graphe de pré-
cédences ou un graphe de flot de données. Indépendamment de la représentation
choisie, le graphe de tache peut étre contraint par ’environnement de programma-
tion en fonction du modéle de synchronisation sur lequel il est basé. Nous détaillerons
dans cette section les différentes représentations de l’exécution des programmes qui
seront utilisées dans la suite avant de proposer une classification des modéles de
synchronisation utilisés dans les environnements de programmation paralléle.

1.1.1 Représentation de ’exécution de programmes paralléles

Trois grandes familles de graphes de taches sont fréquemment utilisées pour re-
présenter ’exécution des programmes paralléles : graphe de dépendances, graphe de
précédences et graphe de flot de données (figure 1.1). Un graphe de dépendances
est un graphe non orienté dans lequel un noeud du graphe représente une téche
et une aréte représente une dépendance entre deux téches. Ce type de graphe est
souvent utilisé pour le calcul d’un placement statique [50, 39]. Cependant pour les
programmes paralléles dynamiques comme par exemple les programmes récursifs ou
les programmes contenant des boucles paralléles dont on ne connait pas les bornes
avant ’exécution, il est indispensable de disposer d’une représentation dynamique
de l'exécution des programmes.

Dans [47, 12, 9], les programmes paralléles sont représentés par des graphes de
précédence orientés sans circuit, construits dynamiquement au cours de ’exécution.
Ce type de représentation ne correspond donc plus & un programme particulier, mais
& une exécution particuliére dépendante des paramétres du programme. Dans cette
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Fia. 1.1 — Représentation de l'exécution des programmes sous forme de graphe de
dépendances (a), graphe de précédence (b) et graphe de flot de données (c).

représentation, les nceuds du graphe représentent les tches du programme et les
arétes représentent une dépendance entre deux taches. Lorsqu’une tache ¢,, crée une
tache ty, t,, est appelée tache mére et ¢ tache fille. Dans la suite, cette dépendance
"meére-fille" est représentée par une fleche en pointillés, les autres dépendances sont
représentées par des fleches continues. A chaque nceud du graphe peut étre associé
un poids représentant le nombre d’instructions de la tache, la quantité de mémoire
allouée (ou désallouée) ou toute autre information utile & 'ordonnancement.

D’autre part, une représentation dynamique de I’exécution basée sur le flot de
données de l'application a été proposée [27]. Dans cette représentation, un graphe
bipartie orienté sans circuit construit au cours de ’exécution est utilisé. Les noeuds
du graphe de flot de données peuvent représenter les taches ou les données du pro-
gramme. Une aréte entre un noeud "tache" et un noeud "donnée" représente la
production de la donnée par la tiche et une aréte entre un noeud "donnée" et un
noeud "tache" représente la consommation de la donnée par la tache. A chaque
noeud du graphe peuvent étre associées des informations en fonction des besoins de
I’ordonnancement.

1.1.2 Classification des modéles de programmes paralléles

De nombreux modéles pour la programmation paralléle ont été proposés et im-
plantés dans les langages existants. Le modéle de programmation associé & un langage
détermine la maniére dont les taches (ou processus légers) sont créées et quels types
de synchronisation sont autorisés. Chacun de ces modéles impose un certain nombre
de restrictions sur le type de synchronisation entre taches. Dans [47] une classifica-
tion en cinq catégories est proposée. Celle-ci est basée sur la création dynamique de
taches (contrairement & MPI pour lequel un processus est créé sur chaque noeud au
démarrage de application). La figure 1.2 permet d’illustrer chaque classe avec un
graphe de précédence caractéristique.

Modéle plat : Dans ce modéle (figure 1.2 a) ), seul le processus principal (ra-
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FiG. 1.2 — Exemple de graphes orientés sans cycle représentant les différents modéles
de programmes. La partie a) illustre le modéle plat, la partie b) le modeéle imbriqué,
la partie c¢) le modéle strict et la partie d) le modéle déterministe non contraint.

cine) est autorisé a créer des processus. Chaque processus ne peut se synchro-
niser avec le processus principal qu’en un point unique du programme avant
de terminer son exécution. Les processus créés par le processus principal ne
peuvent pas communiquer entre eux. Aprés chaque point de synchronisation,
le processus principal peut créer de nouveaux processus. Ce modéle est utilisé
par exemple dans High Performance Fortran [32].

Modéle imbriqué : De la méme maniére que pour le modéle plat, chaque pro-
cessus "fils" peut se synchroniser avec son processus "pére" avant de terminer
son exécution. Aucune autre synchronisation n’est permise et les processus
"fils" ne peuvent pas non plus communiquer entre eux. Cependant, les proces-
sus "fils" peuvent créer de nouveau processus (figure 1.2 b) ). Ce modéle est
utilisé par exemple dans le langage NESL [8] ou dans Cilk [11].

Modéle strict : Ce modele (figure 1.2 ¢) ) défini dans [9] étend le modéle imbri-
qué en autorisant la définition de plusieurs points de synchronisation entre un
processus et n’importe lequel de ses ancétres. Le modéle strict réduit [9] est un
sous-modéle du modéle strict pour lequel plusieurs points de synchronisation
sont autorisés mais avec son processus pére uniquement. Ce sous-modéle est
équivalent au modéle imbriqué.

Modéle de synchronisation déterministe non contraint : Ce modéle de pro-
grammes (figure 1.2 d) ) n’impose aucune restriction sur le schéma de syn-
chronisation entre taches. Chaque processus peut en effet se synchroniser avec
n’importe quel autre processus de I'application. Ce type de synchronisation est
souvent implanté en utilisant des "variables de synchronisation". Une variable
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de synchronisation est une variable a affectation unique. Chaque tache voulant
lire cette variable est suspendue jusqu’a ce que celle-ci ait été écrite. Aprés
avoir été écrite, une variable de synchronisation peut étre lue par plusieurs
taches. Ce type de variable de synchronisation est utilisé dans les I-structures
du langage Id [3], ou dans I'implantation des streams de Sisal [22].

Modéle non déterministe : Les autres modéles de synchronisation basés par
exemple sur des verrous, des sémaphores ou des variables de condition ont
la propriété d’engendrer des schémas de synchronisation non déterministes.
Prenons 'exemple de deux processus exécutés en concurrence jusqu’a ce que
chacun d’entre eux veuille entrer en section critique en utilisant une variable de
type verrou. La dépendance entre les deux processus dépendra alors de I'ordre
dans lequel les deux processus auront acquis le verrou. Dans ce cas, le graphe
de dépendances ne dépend pas seulement du programme et de ses paramétres,
mais aussi du contexte d’exécution. Des environnements de processus légers
comme par exemple les Threads POSIX [35] proposent ce type de primitives
de synchronisation.

1.2 Stratégies d’ordonnancement statique

Dans cette section, trois outils permettant de calculer statiquement le site d’exé-
cution de chaque tiche d'un programme sont présentés. Le premier, Pyrros, utilise
une heuristique basée sur ’analyse du chemin critique. Les deux autres Scotch et
Metis sont basés sur des techniques de bipartitionnement de graphe.

1.2.1 Pyrros

Le projet Pyrros [66] a été conjointement conduit par 'université Rutgers (Pis-
cataway, USA) et 'université de Californie & Santa Barbara (UCSB) entre les années
1990 et 1995. Son objectif était d’étudier les algorithmes d’ordonnancement et les
systémes de génération de code pour 'exécution de graphes de taches sur des archi-
tectures pour lesquelles les communications s’effectuent par échange de messages.

Description du parallélisme

Dans ’environnement de programmation paralléle Pyrros, le parallélisme est dé-
crit explicitement par l'utilisateur & l'aide d’une interface de description de graphe
de taches avec précédence. Les graphes ainsi construits sont définis par le tuple G =
(V, E,C,T) dans lequel V représente ’ensemble des taches (sommets du graphe), F
représente ’ensemble des dépendances de données entre les taches (arétes du graphe),
C représente les colits de communications associés & chaque aréte et T’ représente
les cotits de calculs associés & chaque sommet (figure ?7). Les programmes Pyrros
appartiennent donc au modéle de synchronisation déterministe non contraint. Dans
la suite on note, | V |=vet | E|=e.
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Algorithme d’ordonnancement utilisé

L’ordonnancement dans Pyrros est basé sur une stratégie en deux étapes.

1. Phase de regroupement :

En supposant qu’une infinité de processeurs sont disponibles, calcul des groupes
de taches a exécuter sur un processeur.

2. Phase d’ordonnancement de chacun des groupes sur les p processeurs de la
machine cible.

La phase de regroupement utilise ’algorithme DSC (Dominant Sequence Cluste-
ring) proposé par Gerasoulis et Yang [67]. Initialement chaque groupe n’est composé
que d’une seule tache. L’algorithme consiste ensuite & fusionner deux groupes com-
muniquant ce qui correspond & les placer sur le méme processeur. Une fusion permet
d’annuler le surcolit de communication entre les deux groupes choisis et ainsi de ré-
duire le temps d’exécution paralléle. L’idée importante de I'algorithme DSC est de
fusionner & chaque étape deux groupes de la séquence dominante, c’est-a-dire du plus
long chemin du graphe partiellement regroupé. Ce schéma est itéré jusqu’a ce qu’une
nouvelle fusion ne puisse plus améliorer la durée totale du regroupement obtenu.

Pour calculer I’ordonnancement sur p processeurs, les groupes de taches sont dans
un premier temps triés dans l'ordre croissant de leur coit de calcul. Un algorithme
d’équilibrage de charge est ensuite utilisé pour répartir les groupes de maniére a ce
que chaque processeur ait sensiblement la méme charge.

Exécution selon ’ordonnancement

Afin d’exécuter le graphe de téches sur une architecture & mémoire distribuée,
un nouveau code est généré dans lequel des primitives d’envoi non bloquantes et de
réception bloquantes ont été insérées. Chaque tache ayant besoin d’'une ou de plu-
sieurs données produites a distance sera précédée des requétes de réception associées.
Chaque tache produisant des données qui doivent étre utilisées a distance sera suivie
par les requétes d’envoi associées. L’exécution et ’activation des taches est ensuite
dirigée par I’avancement du flot de données. Cette technique a été validée sur les
algorithmes BLAS de niveau 3; les expériences ont montré que le code généré avait
des performances trés proches des codes directement écrits en MPI.

1.2.2 Scotch et Metis

Scotch [50] et Metis [39] sont deux bibliothéques de fonctions permettant de
partitionner des graphes de taches non orientés en utilisant des méthodes de parti-
tionnement multi-niveaux. La bibliothéque Scotch a été développée au laboratoire
Labri de l'université Bordeaux I et la derniére version a été produite en 2001. La
bibliothéque Metis a été développée & I'université du Minnesota a Minneapolis et la
derniére version a été produite en 2003.
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Description du parallélisme

Dans chacune des deux bibliothéques, le parallélisme est décrit sous la forme d’un
graphe de taches non orienté (graphe de dépendances). Les arétes entre deux taches
représentent les données échangées par celles-ci. Les tiches peuvent étre annotées
par leur colit de calcul et les arétes par le volume de données échangées qu’elles
représentent. La description du graphe est effectuée par 'utilisateur en construisant
une structure de données composée d’entiers et de tableaux d’entiers permettant
d’identifier chaque sommet, chaque aréte ainsi que les cofits associés. Comme pour
Pyrros, cette interface permet de décrire des programmes appartenant au modéle de
synchronisation déterministe non contraint.

Algorithmes d’ordonnancement utilisés

L’ordonnancement calculé par la bibliothéque Metis considére que la machine
cible est composée de processeurs homogénes et d’un réseau complétement maillé.
Celui-ci est basé sur un algorithme de partitionnement multi-niveaux en trois étapes
(figure 1.4).

1. Phase de regroupement : I’idée est ici de réduire la taille du graphe de taches
afin que I’étape de partitionnement puisse étre effectuée de maniére efficace.
Le principe est de regrouper les tches travaillant sur les mémes ensembles de
données c’est & dire les taches reliées par des arétes de poids important. Ce
principe est appliqué de maniére répétitive jusqu’a ce que le graphe ait atteint
une taille pour laquelle un algorithme de partitionnement pourra étre utilisé
efficacement (coarsing phase).

2. Un partitionnement du graphe réduit est calculé (partitionning phase). Plu-
sieurs algorithmes peuvent étre utilisés pour cela comme par exemple celui de
Fiduccia-Matteyses.

3. Le partitionnement est raffiné en projetant pas & pas le graphe partitionné vers
le graphe initial (uncoarsing phase).

La bibliothéque Scotch permet de calculer un ordonnancement en considérant que
la machine cible est composée de processeurs hétérogénes reliés par des liens de
capacités différentes. La machine cible est modélisée par un graphe non orienté,
annoté par la puissance de calcul des processeurs et la capacité des liens les reliant.
Pour cela un algorithme de bipartitionnement récursif est utilisé. A chaque étape,
des bipartitions du graphe de taches et du graphe de processeurs sont calculées
afin d’allouer un sous ensemble de taches & un sous ensemble de processeurs de la
machine cible. Cet algorithme est ensuite appliqué récursivement & chaque couple
de partitions. Plusieurs stratégies sont disponibles pour calculer les bipartitions dont
une variante de 'algorithme de partitionnement multi-niveau utilisé par Metis.
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Partition raffinée
@ Partition projetée@

Phase de raffinement
(uncoarsing phase)

Phase de regroupement
(coarsing phase)

F1G. 1.4 — Fonctionnement de ’algorithme de partitionnement multi-niveaux.

Exécution selon ’ordonnancement

Aucune des deux bibliothéques ne permet d’exécuter une application selon 1’or-
donnancement qu’elles ont calculé. Cependant, leur utilisation simple et intuitive
leur permet d’étre intégrées a d’autres environnements de programmation paralléle
offrant un support exécutif. Ces deux bibliothéques ont été validées sur une grande
variété de graphes parmi lesquels des hypercubes ou des maillages en trois dimensions
correspondant & des codes d’éléments finis.

1.3 Ordonnancement dynamique & grain fin, dégénéra-
tion séquentielle

Pour les applications paralléles qui visent ’exploitation d’un nombre de noeuds
potentiellement grand, le nombre de tiches pouvant s’exécuter en paralléle peut
s’avérer, dans la pratique, trés largement supérieur au nombre de processeurs effec-
tivement disponibles. Dans ce cas, de nombreuses taches sont placées sur un méme
noeud sur lequel elle sont exécutées séquentiellement. Peu d’entre elles dépendent
d’autres taches exécutées sur des processeurs différents. L’un des points clé pour une
exécution paralléle efficace est donc de maitriser la gestion du parallélisme en dégé-
nérant séquentiellement ’exécution des blocs de taches ordonnancées sur le méme
processeur.

Dans de nombreux environnements de programmation a base de processus légers
(Lazy Threads [29], Cilk [25], Thread POSIX [35]) des mécanismes de "pile cactus"
sont utilisés. Lorsqu’un seul processus léger s’exécute, le comportement de la pile est
trés proche de celui des langages de programmation standard (C, Java...). Lorsqu’une
fonction est appelée, une structure de données appelée bloc d’activation permet de
stocker les variables locales & la fonction. Cette structure est empilée lors de ’appel.
La pile devient une pile cactus lorsqu’un nouveau processus léger est créé, chaque
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processus empilant de nouveaux blocs d’activation sur sa propre branche de la pile.

D’autres environnements comme par exemple ProActive ont une approche diffé-
rente de la dégénération séquentielle. Dans ces environnements, basés sur un modéle
de programmation "objet", chaque appel de méthode peut étre exécuté de maniére
standard ou étre transformé en appel de méthode distant.

Dans Cilk ou Lazy Threads, les fonctions "a priori" paralléles sont donc dé-
générées en appels séquentiels de fonctions, alors que dans ProActive, les appels "a
priori" séquentiels de méthodes peuvent étre transformés en appels distants s’ils sont
effectués sur des objets présent sur des noeuds de calcul distants.

Dans cette section, nous détaillerons 'implantation basée sur une pile cactus
du langage Cilk et des processus légers Lazy Threads. Ces deux implantations ont
la particularité de fonctionner sur mémoire partagée. Certains projets comme par
exemple SilkRoad [51] ou Chime [61] ont étudié la possibilié de porter ce type de
meécanisme sur architecture & mémoire distribuée en utilisant une couche de mémoire
virtuelle partagée distribuée. Dans les deux cas, ces implantations souffraient de
faiblesses en terme de passage a I’échelle des couches de mémoire partagée utilisées.
Nous étudierons ensuite ’approche "objet" de la dégénération séquentielle proposée
dans ProActive.

1.3.1 Cilk

Cilk [11, 25| est un langage de programmation paralléle basé sur le langage C
destiné aux machines & mémoire partagée. Il est développé au MIT (Massachusetts
Institute of Technology) depuis 1993. Les derniéres modifications ont été apportées
en 2000.

Description du parallélisme.

Dans ce langage, le parallélisme et les synchronisations sont décrites par 'utili-
sateur a l'aide de trois mots clés : cilk, spawn et sync. Du parallélisme est généré
lorsque l'invocation d’une procédure est précédée du mot clé spawn. La sémantique
d’un spawn est différente de celle d’'un appel de procédure C standard puisque la pro-
cédure meére peut continuer son exécution en paralléle avec la procédure fille. Pour
qu’une procédure puisse étre lancée en paralléle, sa déclaration doit étre précédée du
mot clé cilk.

Une procédure Cilk ne peut utiliser les valeurs retournées pas ses filles qu’apres
avoir exécuté la primitive sync. Cette primitive agit comme une barriére et permet
d’attendre la fin de ’exécution des procédures filles lancées en paralléle.

Les programmes Cilk appartiennent au modéle de synchronisation strict réduit
(ou imbriqué).

Stratégie d’ordonnancement utilisée.

La stratégie d’ordonnancement du langage Cilk est basée sur un mécanisme de
vol de travail. Au cours de ’exécution d’un programme, lorsqu’un processeur devient
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inactif, il passe en mode voleur et demande du travail & un processeur victime choisi
aléatoirement.

Un modéle de cotlit est associé a l’exécution des programmes Cilk. Chaque pro-

gramme est caractérisé par :

— 17 qui représente le travail total de ’application, c’est-a-dire le nombre total
d’instructions effectuées lors de I'exécution du programme. T} correspond donc
au temps d’exécution séquentiel.

— To qui représente le travail sur le plus long chemin du graphe de précédence
de l'application. T, correspond au temps d’exécution sur une infinité de pro-
cesseurs.

— 51 qui représente la consommation mémoire nécessaire & une exécution séquen-
tielle en profondeur d’abord.

L’implantation de l’algorithme de vol de travail utilisé garantit que le temps d’exé-
cution d'un programme sur p processeurs est tel que : 1), = % + O(Ty) et la
consommation mémoire sur p processeurs est telle que : .S, < pS;.

Reéalisation efficace de ’ordonnancement

Il est possible de transformer un programme Cilk en programme C standard en
supprimant simplement les mots clés cilk, spawn et sync du code utilisateur. Le code
résultat est syntaxiquement correct et a la méme sémantique que le programme Cilk ;
ce code est nommé la C-élision du programme initial.

L’implantation de ’algorithme de vol de travail est basé sur le principe "travail
d’abord" (work-first principle) selon lequel le surcoit de 'ordonnancement lié au
travail total 77 doit étre optimisé alors qu’un surcott plus important peut étre toléré
sur le chemin critique To. Ceci est justifié pour les applications cibles du langage
Cilk (modéle de synchronisation strict réduit), pour lesquelles le nombre de vol est
borné par T, qui est trés petit devant 77.

Le compilateur Cilk implante ce principe en générant deux versions pour chaque
procédure cilk : une version "lente" et une version "rapide". La version rapide est trés
proche de la version C-élision de la procédure et n’engendre qu’un faible surcotit par
rapport & une exécution séquentielle standard. Cette version est exécutée lorsque
les processus sont actifs. Dans ce cas, la génération de plus de parallélisme n’est
pas nécessaire. La version lente est exécutée lorsqu’il est nécessaire de générer du
parallélisme, c’est & dire aprés une requéte de travail.

Afin de permettre 'implantation de ’algorithme de vol de travail, un bloc d’acti-
vation (frame) est associé a chaque appel de procédure Cilk (quelque soit la version
utilisée). Les blocs d’activation permettent de stocker les variables locales a la pro-
cédure ainsi que son état. L’ensemble des blocs d’activation est géré & l'aide d’une
pile dont le fonctionnement est trés proche de pile C standard lorsque les procédures
sont exécutées séquentiellement. Lorsqu’un processeur est victime d’une requéte de
vol, si sa pile n’est pas vide, le bloc d’activation placé a son sommet (donc le plus
ancien) est copié vers la pile du processeur voleur. La pile devient alors une "pile
cactus".
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La pile cactus de Cilk est implantée en chainant entre eux les blocs d’activation
alloués dans le tas (dans le langage C) (figure 1.5).

1 cilk void AQ) { ()
2 spawn B(); A
3 spawn C();

4}
6 cilk void B() {...}

g c¢ilk void C() {

9 spawn DQ);

10 spawn EQ);

11}

12

13 cilk void D() {...}
14 c¢ilk void EQ) {...}

a() b()

F1G. 1.5 — Un exemple de programme Cilk (a) et la pile associée (b)

Implantations distribuées

Plusieurs tentatives de portage du langage Cilk sur architecture & mémoire dis-
tribuée ont été effectuées. La premiére "Cilk-NOW" [13] implante la version 2 du
langage de maniére distribuée et tolérante aux fautes. Une implantation plus ré-
cente appelée "Distributed Cilk" [53] porte la version 5.1 du langage sur ce type
d’architecture. Pour cela, une couche de mémoire partagée, distribuée, paginée et
basée sur un protocole de cohérence adapté aux spécificités du langage est utilisée.
Enfin le projet "SilkRoad" [51] a comparé plusieurs couches de mémoire partagées
en utilisant différents protocoles de cohérence afin d’améliorer les performances de
"Distributed Cilk". Pour ces trois tentatives, seules des grappes ayant au maximum
dix processeurs ont été exploitées de maniere efficace [13, 53, 51].

1.3.2 Les processus légers paresseux : Lazy Threads

Dans [29], les auteurs présentent une implantation paresseuse de processus légers.
Dans cette implantation la création d’un nouveau processus léger est en fait une créa-
tion "potentielle" de processus léger (de méme que le spawn du langage Cilk). Chaque
création potentielle peut étre transformée en création appel séquentiel de fonction ou
en création de tiche paralléle. Ce choix est effectué en fonction d’événements comme
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I'inactivité d’un processeur. Ces travaux ont été menés a 'université de Berkeley en
Californie entre 1995 et 1997.

Description du parallélisme

Les travaux présentés dans [29] sont destinés a I'implantation de processus lé-
gers paresseux sans restriction par rapport aux autres bibliothéques de processus
légers. Le parallélisme est donc généré en créant un nouveau processus léger (un
nouveau flot d’exécution) afin d’exécuter une procédure de maniére asynchrone. Les
communications entre processus légers sont effectuées grace & 1'utilisation d’une mé-
moire partagée. Des instructions (mutex, conditions...) permettent de gérer les accés
concurrents a la mémoire partagée. Un processus peut donc étre dans les états sui-
vants :

— En cours d’exécution

— Suspendu

— Prét a étre exécuté

— Terminé
Le modéle de synchronisation des processus légers paresseux fait partie du modéle
non déterministe proposée dans la section 1.1.

Stratégie d’ordonnancement

Comme dans le langage Cilk, l’algorithme d’ordonnancement utilisé est basé sur
I’envoi de requétes de vol sur inactivité. S’il n’est pas nécessaire de créer plus de
parallélisme (cas le plus fréquent), lors de la création d’un nouveau processus, le flot
d’exécution est directement transmis du processus pére au processus fils. A la fin de
I’'exécution du processus fils, si la continuation du processus pére n’a pas été volée,
le flot d’exécution ainsi que les valeurs retournées lui sont retransmis de la méme
maniére que pour un appel séquentiel de fonction.

Lorsqu’une requéte de vol intervient, le processeur voleur peut :

— voler un processus préalablement suspendu, mais dont l’exécution peut re-

prendre,

— utiliser la continuation d’un processus pére dont 1'un des fils est en cours d’exé-

cution pour générer du parallélisme.
A la différence de Cilk, la continuation d’un processus n’est pas entiérement volée afin
d’éviter la recopie de tout ’environnement du processus pére, ce qui peut s’avérer
coliteux en particulier dans la perspective d’une implantation distribuée. Dans ce cas,
le processus fils en cours d’exécution est suspendu et le flot d’exécution est rendu au
processus peére jusqu’a ce qu’un nouveau processus fils soit créé. C’est ce nouveau
processus qui sera volé par le processeur inactif.

Reéalisation efficace de ’ordonnancement

L’algorithme d’ordonnancement présenté ci-dessus est implanté en gérant deux
files d’attente : la premiére pour les processus préts & étre exécutés et la seconde pour
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les continuations des processus parents dont 'un des fils est en cours d’exécution.

A chaque processus créé (dégénéré séquentiellement ou non) est associé un bloc
d’activation permettant de stocker les variables locales du processus. Comme dans
le langage Cilk, I’ensemble des blocs d’activation est géré & 1’aide d’une pile dont
le fonctionnement est trés proche d’une pile C standard lorsque les processus sont
exécutés séquentiellement, et qui devient une pile cactus lorsqu’un processus est volé.
Afin d’optimiser son implantation, la pile cactus n’est pas gérée en chainant entre eux
les blocs d’activation alloués dans le tas, mais en allouant et en chainant de plus gros
blocs de mémoire permettant de stocker plusieurs blocs d’activation. L’allocation
d’un nouveau bloc d’activation dans la pile cactus revient simplement a incrémenter
un pointeur dans le bloc mémoire courant, sauf si le bloc mémoire n’est plus assez
grand. Dans ce cas un nouveau bloc mémoire est alloué dans le tas.

Implantations distribuées

Méme si l'environnement Lazy Thread a été réalisé dans la perspective d’une
implantation distribuée, aucune version adaptée & ce type d’architecture n’a encore
été proposée.

1.3.3 ProActive

ProActive [19, 4, 18] est un environnement de programmation distribuée "objet"
développé au sein du projet QOasis & 'université de Nice Sophia Antipolis.

Dans cet environnement, une application distribuée est composée d’un ensemble
"d’objets actifs" (active objects) répartis sur ’ensemble des noeuds de calcul dis-
ponibles. Les communications entre objets actifs sont effectuées par l'intermédiaire
des appels aux méthodes des objets. Chaque objet actif dispose de son propre flot
d’exécution et peut disposer de sa propre politique pour choisir 'ordre de traitement
des appels de méthodes qui lui sont transmises. Chaque appel de méthode d’un objet
actif est asynchrone et retourne de maniére transparente un objet appelé "futur".
Cet objet représente le futur résultat calculé par la méthode appelée. L’appelant
peut donc continuer son exécution jusqu’a ce qu’'une méthode ayant besoin du résul-
tat soit appelée. Dans ce cas, ’appelant est bloqué jusqu’a ce que la donnée dont il
a besoin ait été produite. ProActibe appartient donc au modéle de programmation
déterministe non contraint.

Contrairement & Cilk ou Lazy Threads, la dégénération séquentielle dans ProAc-
tive est explicite. L'utilisateur fait appel aux méthodes d’'un objet actif de la méme
maniére que pour les appels aux objets standards. Cet appel peut, par liaison dyna-
mique étre un appel de méthode normal ou un appel distant paralléle et asynchrone.
La figure 1.6 illustre ces deux possibilités.
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F1G. 1.6 — Appel de méthode standard ou distant dans ProActive.

1.4 Ordonnancement distribué centralisé

Dans cette section, nous proposons d’étudier les stratégies d’ordonnancement
dynamique implantées dans quelques environnements de programmation paralléle.
Nous présenterons dans un premier temps, les implantations centralisées des straté-
gies d’ordonnancement utilisées par Jade et OVM. Bien que ce type d’implantation
ne permette pas de passer a 1’échelle, une implantation centralisée a l’avantage d’étre
plus simple & mettre en ceuvre qu'une implantation distribuée. De plus, de bonnes
performances peuvent étre obtenues sur des grappes de PCs de taille moyenne. Dans
un deuxiéme temps, nous présenterons deux types de stratégies permettant d’obte-
nir des exécutions performantes sur des architectures de grande taille. La stratégie
utilisée par Satin, basée sur du vol de travail hiérarchique ainsi que celle utilisée dans
Charm-++ seront détaillées.

1.4.1 Jade

Le langage Jade |56, 55| a été développé a l'université de Stanford entre les années
1990 et 1994. Son interface, basée sur le langage C, permet d’exprimer de maniére
implicite et portable le parallélisme entre les taches générées par une application.

Description du parallélisme

La description du parallélisme dans Jade est basée sur la décomposition expli-
cite du programme en taches de calcul. Le parallélisme et les synchronisations entre
taches sont automatiquement détectés en spécifiant les acceés effectués par les taches
sur les données allouées en mémoire partagée. Les types d’acceés qu’une tache peut
déclarer sont les suivants : la lecture, ’écriture, I’accés commutatif et la destruction.
Par exemple, lorsqu’une téche déclarant un accés en écriture est créée juste avant
une tache déclarant un accés en lecture sur la méme donnée partagée, une synchro-
nisation est automatiquement insérée entre ces tiches. Si par contre deux taches
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n’ont aucune donnée en commun, celles-ci ne sont pas dépendantes 'une de 'autre
et peuvent étre exécutées dans n’importe quel ordre 'une par rapport a ’autre. Le
noyau exécutif de Jade peut dans ce cas décider d’exécuter les deux taches en pa-
ralléle. Cette interface permet de décrire des programmes appartenant au modéle de
synchronisation déterministe non contraint.

Stratégie d’ordonnancement utilisée

L’implantation distribuée du langage Jade est basée sur un algorithme d’ordon-
nancement centralisé. L’objectif de cet algorithme est d’équilibrer dynamiquement
la charge entre les différents processeurs tout en maximisant la localité des données
(ordonnancement par affinité).

Cette implantation est optimisée pour le cas ol le processus principal crée toutes
les taches du programme. Le principe est d’associer chaque tache & un objet partagé
(le premier objet partagé que la tache déclare accéder) afin d’exécuter en priorité la
tache sur le site propriétaire de la donnée. Ce site est appelé le site préférentiel de
la tache. Les choix liés & 'ordonnancement sont centralisés sur le site d’exécution
du processus principal. L’ordonnanceur a pour objectif de maintenir un niveau de
charge minimum sur tous les sites en distribuant les tdches de maniére & ce que le
nombre de taches prétes a s’exécuter sur chacun des sites ne descende pas en dessous
d’un certain seuil. Lorsqu’une tache devient préte sur le site principal, ’ordonnanceur
cherche dans un premier temps un site dont le nombre de taches prétes est en dessous
du seuil, plusieurs cas sont alors possibles :

— Le site préférentiel est en sous-charge, la tache lui est allouée.

— Le site préférentiel n’est pas en sous-charge alors que d’autres sites le sont, la

tache est arbitrairement allouée & 'un des sites en sous-charge.

— Aucun des sites n’est en sous-charge, la tache est stockée dans une file d’attente

locale.
Lorsqu’une tache termine son exécution sur un site distant, le site principal en est
informé. Celui-ci recherche alors une tache dans sa file d’attente locale en donnant
la priorité aux taches dont le site préférentiel est le site distant.

Cette implantation a deux inconvénients principaux :

1. La non prise en compte des taches créées par les taches exécutées sur un site
distant, ce qui exclut d’exécuter efficacement un grand nombre d’applications.

2. La gestion centralisée de ’algorithme limitant les capacités de passage a 1’échelle.

Des applications d’algébre linéaire et de simulation de I'influence de certains courants
sur les mouvements & grande échelle des océans ont permis de valider I'implantation
sur machine & mémoire partagée comme sur machine & mémoire distribuée en utili-
sant jusqu’a 32 processeurs de maniére efficace.

1.4.2 OVM

OVM (Out-of-order execution parallel Virtual Machine) [14] est un environne-
ment de programmation paralléle basé sur une architecture client-serveur. Il est dé-
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veloppé au laboratoire LRI de l'université Paris-Sud.

Description du parallélisme.

Dans l'environnement OVM, le parallélisme est exprimé a 1’aide d’appels a dis-
tance de procédure qui sont insérés dans le programme utilisateur (client). Chaque
appel de procédure distant étant asynchrone, le client peut en exécuter plusieurs
consécutivement permettant ainsi une exécution paralléle sur les différents serveurs
d’exécution. Chaque appel est directement transmis & un négociateur centralisé (bro-
ker) qui est chargé de la gestion des dépendances de données entre les procédures et
de la répartition de la charge sur les différents serveurs d’exécution. Les programmes
OVM appartiennent au modeéle de synchronisation déterministe non contraint.

Stratégie d’ordonnancement utilisée

L’ordonnanceur de I’environnement OVM est basé sur deux stratégies que 1'uti-
lisateur peut choisir en fonction de la complexité des taches de son programme.

Si la granularité des taches et des données accédées est importante, OVM propose
comme dans Jade de distribuer statiquement ’ensemble des données sur les serveurs
d’exécution et d’ordonnancer les taches en fonction des données auxquelles elles ac-
cédent. L’utilisateur est chargé de partitionner ses grands ensembles de données et
de demander leur allocation persistante coté serveur. Les partitions seront ensuite
distribuées de maniére cyclique sur les serveurs disponibles. Pour chaque appel de
procédure & distance, 'utilisateur spécifie sur quelle partition s’applique la procé-
dure appelée. Le négociateur choisit alors automatiquement le serveur possédant la
partition concernée pour exécuter la tache.

Si la granularité des taches est fine et que les données auxquelles elles accédent
sont de petite taille, OVM propose de laisser le négociateur choisir lui méme les
serveurs d’exécution des taches en fonction de leur charge. Cette stratégie est basée
sur le principe premier arrivé, premier servi et ne tient pas compte de la localité des
données.

Cette implantation a été validée sur les applications tests NAS, ainsi que sur
une application de simulation de 'influence de 'impact des rayons cosmiques sur
latmosphére terrestre. De bonnes performances (accélération proche de 'optimale)
ont été obtenues sur une grappe de PC ayant 64 processeurs.

1.5 Ordonnancement distribué hierarchique

1.5.1 Satin

Satin [65, 64] est un environnement de programmation paralléle développé au De-
partment of Mathematics and Computer Science de I'université Vrije d’Amsterdam.
Son interface étend le langage Java avec trois primitives inspirées du langage Cilk
afin de permettre 'implantation simple et efficace des applications de type diviser
pour régner sur des architectures de grande taille.
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Description du parallélisme

De la méme maniére que dans le langage Cilk, le parallélisme est exprimé dans
Satin gréace a la création de processus légers. Lorsqu’un appel de fonction est précédé
du mot clé spawn, un nouveau processus léger est lancé. Celui-ci peut s’exécuter
en concurrence avec le processus qui 1’a créé. Le mot clé sync permet au processus
qui ’appelle d’attendre la fin de I’exécution de tous les processus lancés précédem-
ment. Les procédures destinées & étre lancées & ’aide du mot clé spawn doivent étre
précédées du mot clé satin.

A la différence de Cilk, Satin n’est pas uniquement destiné aux machines & mé-
moire partagée. Chaque fonction lancée & I'aide du mot clé spawn doit pouvoir s’exé-
cuter sur n’importe quel site d’exécution en n’utilisant que les données présentes en
mémoire locale. [’environnement ne fournit pas de mémoire partagée, mais utilise
les mécanismes de sérialisation du langage Java pour communiquer les paramétres et
les résultats des fonctions exécutées a distance. Aucun autre moyen de communiquer
avec ce type de fonction (par exemple par effets de bords) n’est autorisé. Comme pour
le langage Cilk, les programmes Satin appartiennent au modéle de synchronisation
strict réduit (ou imbriqué).

Stratégie d’ordonnancement utilisée

L’un des objectifs de I’environnement Satin est de permettre ’exécution efficace
des applications paralléles de type diviser pour régner sur des architectures de type
grille. Ces architectures sont souvent composées de plusieurs grappes de PCs, cha-
cune utilisant un réseau rapide pour les communications internes alors que les liens
inter-grappes peuvent avoir des débits et latences beaucoup plus faibles. La stratégie
d’ordonnancement de Satin, appelée CRWS ( Cluster-aware Random Work Stealing),
permet de prendre en compte les caractéristiques de ces machines.

Cette stratégie a ’avantage d’étre trés intuitive. Lorsqu’un site d’exécution de-
vient inactif, il tire aléatoirement un site parmi tous les sites disponibles afin de lui
voler du travail. Si le site choisi est localisé sur la méme grappe que le site inactif,
une requéte de vol synchrone est générée. Si le site choisi est localisé sur une grappe
distante, on suppose que le temps d’attente de la réponse peut étre long. Une re-
quéte de vol asynchrone est alors générée. Afin de ne pas attendre inutilement, le
site voleur va tirer aléatoirement un site parmi les sites de la grappe locale et générer
une requéte de vol synchrone vers ce site. A tout moment, chaque noeud ne doit pas
avoir plus d’une requéte de vol en cours a destination d’une grappe distante. Si aprés
avoir recu du travail d’un site de la grappe locale, le site redevient inactif et que la
réponse de la grappe distante n’est toujours pas arrivée, un site de la grappe locale
sera de nouveau choisi aléatoirement.

Cet algorithme a l’avantage de prendre en compte les caractéristiques des liens
inter-grappes sans nécessiter de réglage particulier ni d’informations de charge des
processeurs.

Cet algorithme a été testé sur des applications de type produit de matrices, calcul
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du n**™€ terme de la suite de Fibonacci ou encore résolution du probléme du voyageur
de commerce. Les résultat ont montré 'efficacité de cette stratégie en comparaison
avec des algorithmes de type vol de travail basés sur une recherche aléatoire du site
victime. Ces expériences ont été menées sur une grappe de PCs sur laquelle certains
liens ont été ralentis pour simuler le comportement d’une grille.

1.5.2 Charm-++

Charm-++ [36] est un langage de programmation paralléle par objet basé sur le
langage C++. Il est développé au département d’informatique de I'université de 1'Tlli-
nois depuis 1993. L’une des principales applications développée avec Charm-++ est
une application de dynamique moléculaire NAMD [38]. Lors d’une récente expérience
cette application a utilisé efficacement 3000 processeurs sur une grosse instance du
probléme.

Description du parallélisme

Le parallélisme dans Charm++ est basé sur la création d’objets concurrents ap-
pelés chares. Un chare est un objet C+-+ standard dont les méthodes peuvent étre
appelées & distance par n’importe quel autre chare disposant d’une référence sur cet
objet. Un appel de méthode est effectué en créant un message Charm-++ contenant
les paramétres de la méthode & appeler. Chaque chare n’est autorisé & accéder qu’a
ses propres attributs. L’accés aux attributs d’autres chares n’est autorisé qu’en pas-
sant par leurs méthodes, contrairement aux objets C++ standards pour lesquels les
attributs publiques peuvent étre accédés directement par d’autres objets. Chaque
chare étant autorisé a appeler les méthodes de tout autre chare, les programmes
Charm++ appartiennent au modéle de synchronisation déterministe non contraint.

Stratégie d’ordonnancement utilisée

L’ordonnancement dans Charm+-+ permet de distribuer statiquement un en-
semble de chares sur les processeurs disponibles, de choisir dynamiquement un site
lorsqu’un nouveau chare est créé et de migrer les chares en fonction des déséquilibres
de charge. Un certain nombre de stratégies d’ordonnancement sont disponibles,et la
bibliothéque permet d’intégrer facilement de nouvelles stratégies statiques ou dy-
namiques en fonction des caractéristiques de ’application et de la machine cible.
L’une des stratégies utilisable par défaut dans la bibliothéque est la stratégie ACWN
adaptive contracting-within-neighborhood. Lorsqu’un message de création de nouveau
chare est envoyé, cette stratégie choisit le moins chargé des sites de son voisinage
comme destinataire. Le nouveau chare sera alors alloué sur le site choisi. Les infor-
mations de charge sont échangées soit en les concaténant aux messages Charm+-+ de
I’application, soit en créant périodiquement des messages spécifiques dédiés a cette
tache.

Dans le cadre du développement de ’application NAMD, de nouvelles stratégies
d’ordonnancement ont été intégrées & Charm+-+ afin de prendre en compte ses carac-
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téristiques. NAMD est une application de simulation du comportement des atomes
d’une molécule au cours du temps. Elle est implantée de maniére & calculer itérati-
vement les nouvelles coordonnées spatiales de chaque atome en fonction des forces
auxquelles il est soumis.

Pour distribuer les chares de cette application, deux types de stratégie d’ordon-
nancement sont utilisés : un pré-placement initial est tout d’abord calculé statique-
ment, puis ce pré-placement est affiné dynamiquement. Au cours de la phase de
pré-placement, ’espace tridimensionnel occupé par la molécule est partitionné en
régions de forme cubique. Les chares permettant de simuler le comportement des
atomes contenus dans chaque région sont ensuite créés. L’ensemble des chares d’une
méme région est appelé patche. Les patches sont distribués sur les processeurs en
utilisant un algorithme de bi-partitionnement récursif. Une fois la simulation lancée,
les chares ne migrent pas, sauf lors des phases de réajustement de la charge. Ces
phases de réajustement n’interviennent qu’aprés avoir exécuté un certain nombre
d’itérations au cours desquelles des informations de charge ont été récoltées. Si un
processeur est surchargé, certains chares seront migrés en choisissant en priorité les
processeurs chargés de la simulation des régions voisines.

1.6 Conclusions

Dans ce chapitre, nous avons présenté les stratégies d’ordonnancement proposées
dans des environnements de programmation paralléles représentatifs. Nous avons vu
dans un premier temps que l'utilisation d’algorithmes d’ordonnancement statique
pouvait conduire & la génération de programmes distribués dont 'efficacité est trés
proche des programmes MPI optimisés. Cette technique est utilisée dans Pyrros avec
I’algorithme d’ordonnancement DSC, mais peut étre étendue a tout autre algorithme
statique comme par exemple les algorithmes de partitionnement de Scotch et Metis.

Dans 1’étude des environnements basés sur des algorithmes d’ordonnancement
dynamiques, nous avons vu que de bonnes performances pouvaient étre obtenues a
grain fin en optimisant l’exécution séquentielle des taches méme si le vol de travail est
rendu plus cotiteux. Cette technique permet d’obtenir d’excellentes performances sur
machine & mémoire partagée, mais les tentatives de portage sur machine & mémoire
distribuée se sont avérées inefficaces.

Pour les programmes & granularité moyenne, les implantations de Jade et OVM
ont montré que des algorithmes d’ordonnancement centralisés étaient suffisant pour
exploiter des grappes de PC. Afin de passer a 1’échelle et tirer partie des grilles de
grappes, 'utilisation d’algorithmes d’ordonnancement distribués comme ceux propo-
sés par Satin ou Charm++ s’avérent indispensables.

L’objectif de cette thése est de coupler dans un méme environnement les tech-
niques de dégénération séquentielles proposées par Cilk et Lazy Threads avec les
techniques d’ordonnancement distribués statiques ou dynamiques (dégénération dis-
tribuée) que nous avons vues dans ce chapitre. Ce couplage est réalisé au sein de
I’environnement Athapascan présenté dans le chapitre suivant.
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Athapascan (version 1) : interface de pro-
grammation et spécialisations

Athapascan est un environnement de programmation paralléle de haut niveau
basé sur l'interprétation distribuée du flot de données de 'application. Son déve-
loppement a débuté en 1993 et se poursuit actuellement dans 1’équipe MOAIS du
laboratoire ID-IMAG. Il est constitué d’une bibliothéque C++ permettant de décrire
le parallélisme des applications indépendamment de la machine cible. L’implantation
de cette bibliothéque permet de générer des exécutables performants pour des archi-
tectures de type multiprocesseur & mémoire partagée ou grappes de PC. Dans ce
chapitre, nous présentons 1'état d’avancement du développement d’Athapascan (ver-
sion 1) au début de cette thése (2000). Cet environnement, dont ’architecture est
détaillée dans la figure 2.1, était alors divisé en deux composants :

— Athapascan-0 [17] : fournit un noyau exécutif portable en couplant une bi-
bliothéque de processus légers (POSIX Threads [35]) et une bibliothéque de
communication (MPI, Message Passing Interface [23, 31]).

— Athapascan-1 [58, 26, 21, 20, 27| : fournit une interface de programmation
paralléle facile & utiliser et efficace.

Dans la suite du chapitre, nous présenterons dans un premier temps l'interface ap-
plicative de cet environnement. Les stratégies d’ordonnancement et les modéles de
colt associés seront présentés dans une deuxiéme section. Nous détaillerons ensuite
son modeéle exécutif avant de présenter les différentes implantations de ce modéle
disponibles au début de la thése. En conclusion, nous étudierons les avantages et les
inconvénients de ces implantations qui ont motivés les travaux présentés dans cette
these.

Applications

Athapascan—1
C Interface C++ ) COrdonnancement) CExécution distribuée)

Athapascan—-0
pi

PC, SMP, grappes de PC, grappes de SMP

FiG. 2.1 — Architecture de I’environnement Athapascan.
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1 struct Typetache {

2 void operator() (int i, int j) {
3 “ ..

a

5 )

Fork <TypeTache> (2,5);

FiG. 2.2 — Déclaration d’un type de tache.

2.1 Modéle de programmation

Le modéle de programmation d’Athapascan [58] est basé sur le modeéle procé-
dural. L’utilisateur décrit de maniére explicite le parallélisme de son application
en créant des "taches" (procédures appelables & distance) de maniére asynchrone.
Les synchronisations entre taches sont implicitement détectées en fonction des accés
qu’elles effectuent sur les données d’une mémoire partagée.

2.1.1 Taches et données partagées.

D’un point de vue syntaxique, deux mots clés sont principalement rajoutés au
langage C++ : le mot clé Fork, qui permet de créer une nouvelle tache, et le mot clé
Shared, qui permet de créer une nouvelle donnée partagée. L’utilisation du mot clé
Fork est la suivante :

Fork<TypeTache> () (ParametresTache);

Cette instruction permet de créer une nouvelle tache de type "TypeTache" avec les
paramétres "ParametresTache" qui sera prise en charge par le systéme pour étre
exécutée par le méme processeur ou par le processeur d’une machine distante.

La figure 2.2 illustre la maniére de déclarer un type de tache. Une telle déclaration
revient & écrire une classe ou une structure C++ avec la définition d’un opérateur
operator (). Dans ’exemple de la figure 2.2, 'opérateur operator () spécifie deux
parameétres de type entier. La création syntaxiquement correcte d’une tache de type
"LaTache" peut étre par exemple : Fork<LaTache> () (2,4);

La création d’une tache est asynchrone et le noyau exécutif de la bibliothéque
peut décider de l'exécuter sur n’importe quel processeur disponible de la machine
cible. Toutes les données accédées par la tache doivent étre passées en paramétre
et aucun "effet de bord" n’est autorisé pour les taches. Les paramétres peuvent étre
passés par valeur, comme dans ’exemple de la figure 2.2, ou par référence en utilisant
une mémoire partagée. L’utilisateur peut créer un nouvel objet dans cette mémoire
a I’aide du mot clé Shared dont I'utilisation est la suivante :

Shared<TypeObjet> NomObjet;
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Il est possible de créer des objets de n’importe quel type structuré en mémoire
partagée. L’utilisateur peut donc gérer la granularité des données communiquées au
cours de l’exécution de son programme. Par exemple la déclaration d’une matrice
découpée en blocs pour un traitement paralléle peut étre réalisé en C++ de la maniére
suivante :

vector< Shared< vector<double > > > matrice(nombre_blocs);

Ainsi, la granularité des communications est contrdlée par ’'utilisateur en allouant
chaque bloc a la taille voulue. Dans un environnement distribué, il est nécessaire
d’étre capable de communiquer chaque objet passé en paramétre des téches, qu'ils
soient passés par valeur ou par référence en utilisant la mémoire partagée. Pour
cela, la bibliothéque Athapascan-1 implante les primitives permettant de sérialiser les
objets dont le type est un type de base du langage C++ (int, double, float...). Pour
chaque type structuré, 'utilisateur doit cependant fournir des fonctions d’emballage
et de déballage permettant de sérialiser les objets passés en parameétre.

2.1.2 Détection des synchronisations : typage des accés aux données
partagées

Comme nous 'avons dit précédemment, les synchronisations et le parallélisme
entre les différentes taches des programmes sont détectées automatiquement par la
bibliothéque. Cette détection est rendue possible par le typage explicite des accés
effectués par chacune des taches sur les données allouées en mémoire partagée. L'uti-
lisateur doit spécifier pour chaque téche si les données partagées prises en parameétre
seront accédées en lecture, écriture, modification ou accumulation. Les trois premiers
modes d’acceés sont associés aux mots clés Shared_r, Shared_w et Shared_r_w. Le
dernier mode permet & plusieurs téches de participer de maniére concurrente a la
production d’une méme donnée partagée. Chaque contribution est accumulée a I'aide
d’une fonction définie par l'utilisateur qui est supposée associative et commutative.
Le mot clé Shared_cw est associé & ce mode d’acceés.

En fonction des modes d’accés spécifiés, des méthodes spécifiques & chaque mode
doivent étre utilisées pour accéder aux données partagées. Lorsqu’un accés en lecture
est spécifié, la donnée peut étre accédée dans le corps de la tache avec la méthode
read. Si la donnée est accédée en écriture, la méthode write doit étre utilisée. Si
la donnée est accédée en modification, la méthode access est disponible. Enfin, si
la donnée est accédée en accumulation, la méthode cumul doit étre utilisée. En plus
du type d’accés effectué par la tache, I'utilisateur peut préciser si la donnée sera
effectivement accédée par la tdche ou uniquement par son éventuelle descendance.
Dans ce cas l'acces est dit différé (postponed). La tache déclarant un tel acceés ne
peut que transmettre la référence & sa descendance et ne peut en aucun cas accéder
elle-méme 3 la donnée.

La sémantique des accés aux données partagées est intuitive car directement liée
a l'ordre lexicographique (profondeur d’abord) des accés aux données. Cet ordre
correspond a celui d’une exécution obtenue en remplacant chaque création de tache
par ’exécution de sa procédure associée. Lors d'une exécution paralléle, la sémantique
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1 struct tache_écriture {

2 void operator() (Shared_w<int> i, Shared_w<int> j) { ... }
s}

4 struct tache_lecture {

5 void operator() (Shared_r<int> i) { ... }

6

7 struct tache_modification {

8 void operator() (Shared_r_w<int> i) { ... }

9 };

10

11 void main() {

12 Shared<int> i, j;

13 Fork<tache_écriture> () (i, j); // création de tO

14 Fork<tache_lecture> () (i); // création de t1
15 Fork<tache_modification> () (j); // création de t2
16 Fork<tache_lecture> () (j); // création de t3

17 Fork<tache_lecture> () (j); // création de t4

Fia. 2.3 — Un exemple simple de programme Athapascan.

des accés aux données partagées est telle que tout accés en lecture voit la derniére
écriture relativement & l’ordre séquentiel.

L’exécution des tches est non préemptive, c’est-a-dire que lorsqu’une tache com-
mence son exécution, le noyau exécutif d’Athapascan-1 garantit qu’elle ne sera pas
suspendue tant que son exécution n’est pas terminée. En particulier, lorsqu’une téche
fait appel & une instruction Fork, le flot d’exécution n’est pas transmis & la tache
nouvellement créée, mais il est conservé par la tache mére jusqu’a la fin de son exé-
cution. Cette particularité implique qu’une tiche ne peut pas utiliser les résultats
produits pas ses filles. Il n’y a donc pas de synchronisation entre une téche et celles
qu’elle a créées. Un ordre séquentiel d’exécution des taches, appelé ordre de référence
respectant la sémantique des programmes ainsi que la propriété de non préemptivité
des taches a été introduit. Appelons ¢ une séquence d’instructions ne contenant pas
de création de taches et T I'instruction permettant de créer une tache. La trace cor-
respondant & une exécution séquentielle standard en profondeur d’abord peut étre
la suivante f = i1T19975...ip_ 1T _1%,. La propriété de non-préemptivité énoncée
ci-dessus implique donc que la trace f est sémantiquement équivalente & la trace
f/ = ’iliz..infl’inTlTQ...Tnfl.

Définition 1 L’ordre total appelé <., dit "ordre de référence” est défini de la ma-
niere suivante (t, t', t" et t; représentent des taches) :

1. Sit crée t', alorst <, t
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2. Si lexécution de t crée tq, to...,t, dans cet ordre, alors t1 <, to <, ... <, t,

3. Soient t; et t;11 deux tdches soeurs (t; <, ti11), alors pour toute tdche t' créée
lors de exécution de la descendance de t;, t' <, tii1.

4. Vt : tprincz'pale < t.

2.2 Ordonnancement et modéle de cotit

L’exécution des programmes Athapascan est modélisée par un graphe de flot de
données (chapitre 1 section 1.1) évoluant dynamiquement au cours de l’exécution.
Les algorithmes d’ordonnancement utilisés sont donc nécessairement dynamiques.
Cependant dans certain cas, des algorithmes d’ordonnancement statiques peuvent
étre utilisés. Imaginons par exemple qu’un programme crée de maniére itérative ’en-
semble des taches du programme, ce qui peut étre le cas par exemple pour un produit
de matrice ou une factorisation de Choleski. Il est dans ce cas possible d’attendre la
fin de 'exécution de la tache principale et donc de connaitre le graphe dans sa to-
talité pour appliquer un algorithme d’ordonnancement statique adapté au probléme
considéré.

Un modéle de colit est associé au modéle de programmation présenté dans les
sections précédentes. Ce modéle permet de prédire théoriquement les performances
en temps et en occupation mémoire d'un programme Athapascan. Pour cela, les
grandeurs suivantes sont associées & tout graphe de flot de données :

— T, représente la durée d’exécution du programme paralléle sur un seul pro-
cesseur. Cette grandeur tient donc compte du surcoit lié a la description du
parallélisme. Elle est aussi appelée "travail de 'application".

— 51, représente la consommation mémoire lors d’une exécution séquentielle selon
I’ordre de référence.

— Ty, représente le temps d’exécution sur une infinité de processeurs, c’est-a-
dire le temps d’exécution d’un plus long chemin critique du graphe de flot de
données.

2.2.1 Ordonnancement dynamique

L’un des algorithmes d’ordonnancement dynamique le plus utilisé consiste & al-
louer une tache préte (s’il en existe) & un processeur lorsque celui-ci devient inactif.
On appelle fréquemment ce type d’algorithme "algorithme glouton" ou "algorithme
de liste".

Considérons dans un premier temps qu’on utilise une machine PRAM (Parallel
Random Access Machine). Ce type de machine est composée de p processeurs et
d’une mémoire partagée.

Théoréme 1 Si les communications ne sont pas prises en compte, tout algorithme
d’ordonnancement de type liste a un ratio de performance borné par (2 — %) SuT une

machine composée de m processeurs identiques.
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La preuve de ce résultat est apportée dans [30].

Si on considére le modeéle délai afin de prendre en compte le coilit des communica-
tions entre processeurs, le théoréme suivant permet de majorer le temps d’exécution
paralléle.

Théoréme 2 Soit un programme paralléle dont l'exécution génére n tdches et ng dé-
pendances (noeuds "données" du graphe de flot de données). Soit Ty le temps d’exécu-
tion séquentielle et too le temps d’exécution minimal sur une infinité de processeurs.
Alors, dans le cadre d’un modéle délai de communication, le graphe de flot de don-
nées G peut étre ordonnancé sur m processeurs identiques en un temps T,, borné par

[43] :
T <L 4 Too + O(n + ng +m)

La consommation mémoire de 1’exécution d’un programme sur p processeurs est
majorée par S, < pSy [26].

2.2.2 Ordonnancement statique

Dans le cas particulier ou le graphe de flot de données peut étre connu statique-
ment, il est possible d’utiliser des algorithmes d’ordonnancement statiques comme
par exemple ETF (Earliest Task First) ou ERT (Earliest Ready First) [34]. Ces deux
algorithmes d’ordonnancement sont de type liste. Ils consistent tous les deux & or-
donnancer la tiche qui pourra commencer son exécution au plus tot (en prenant en
compte les communications) sur 'un des processeurs inactifs. Le théoréme suivant
donne une évaluation des performances de ces algorithmes sur un modeéle délai. Le
temps de communication de n mots entre deux processeurs est supposé prendre n
unités de temps. On note C,q, le maximum, sur tous les chemins du graphe, du
volume de communication cumulé sur un chemin.

Théoréme 3 Si on néglige le cotdt de calcul et de réalisation de l'ordonnancement,
tout ordonnancement de type liste assignant une tdche préte sur le processeur qui
démarrera son exécution au plus tot conduit a un temps d’exécution T}, majoré par :

Tp < % + (1 - %)Too + 7Crax

2.3 Modéle d’exécution et implantation

Le noyau d’exécution d’Athapascan a pour objectif de détecter automatiquement
les synchronisations et le parallélisme de l'application et de générer une exécution
distribuée efficace. Ce noyau utilise pour cela un modéle basé sur la gestion distribuée
du flot de données. Ce modeéle, décrit par la figure 2.4, peut étre décomposé en trois
étapes se répétant de maniére cyclique tout au long de I’exécution du programme :
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~ ]

Shared<int> ...
For k<Tachel>. ..
For k<Tache2>. ..

\/

Thl Th2 Th3

Fia. 2.4 — Modéle d’exécution d'un programme Athapascan-1

— Exécution d’une téche sur 1'un des processeurs disponibles. La téche choisie est
dite "préte", c’est & dire que tous ses parameétres en entrée ont été produits.
L’exécution du programme commence par la tache principale (fonction main
du programme).

— Au cours de 'exécution de la tache, les instructions Fork et Shared sont in-
terprétées et un graphe représentant le flot de données de I'application est
maintenu.

— Les téaches du graphe de flot de données sont ensuite placées sur les différents
processeurs disponibles.

2.3.1 Gestion du flot de données

La détection automatique du parallélisme et des synchronisations entre taches est
basée sur la construction "a la volée" du graphe de flot de données représentant le
futur de I’exécution du programme. Le modéle d’exécution d’Athapascan s’articule
donc autour de la gestion de ce graphe.

Construction du graphe de flot de données

Au début de l'exécution d’un programme, la seule tiche connue est la tache
principale (le main). Le graphe de flot de données est donc nécessairement construit
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dynamiquement au cours de l'exécution du programme. L’exécution de chaque ins-
truction Athapascan-1 est associée & une opération sur le graphe de flot de données.
Lorsqu’une instruction Shared est exécutée, un nouveau noeud "donnée" est initia-
lisé. Lorsqu’une instruction Fork est exécutée, un nouveau noeud "tache" est inséré
dans le graphe. Des arcs et éventuellement de nouveaux noeuds "donnée" sont en-
suite insérés dans le graphe en fonction des données partagées accédées par la nouvelle
tache. Lorsqu’une tache fille ¢ est créée par la tache mére ¢,,,, les opérations suivantes
sont réalisées :
— La tache t; est insérée dans le graphe.
— Pour chaque objet partagé passé en paramétre de la tache :
— Sil'objet partagé est accédé en lecture : une aréte est ajoutée entre le noeud
"donnée" associé & la version & lire et le noeud "tache".
— Si 'objet partagé est accédé en écriture : un nouveau noeud "donnée" est
créé et une aréte est ajoutée entre le noeud "tache" et le noeud "donnée".
— Sil'objet partagé est accédé en modification : une aréte est ajoutée entre le
noeud "donnée" associé a la version & lire et le nceud "tache". Un nouveau
neeud "donnée" est créé correspondant & la version modifiée par la tache.
Une aréte est ajoutée entre le noeud "tache" et le nouveau noeud "donnée".
— Si l’objet partagé est accédé en accumulation, deux cas sont possibles : soit
la tache t; est la premiére a déclarer l'accés en accumulation, soit d’autres
taches accumulant sur cette donnée ont déja été déclarées. Dans le premier
cas, un nouveau noeud "donnée" est créé et une aréte est ajoutée entre le
noeud "tache" et le noeud "donnée". Dans le second cas, une aréte est ajoutée
entre le noeud "tache" et le noeud "donnée" correspondant a la donnée &
accumuler.
A la fin de son exécution, la tache ¢,, est supprimée du graphe. La figure 2.5 représente
I’état du graphe de flot de données a différentes étapes de ’exécution du programme
de la figure 2.3. La partie a) de la figure représente I’état du graphe aprés I’exécution
de la ligne 14 de ce programme. A cette étape, deux objets partagés i et j ont été
déclarés. Les parties b) ¢) d) e) et f) montrent I’état du graphe aprés ’exécution des
lignes 15, 16, 17, 18 et 19 du programme.

Exécution dans le respect des contraintes de flot de données

Pour pouvoir exécuter les taches de ’application en respectant les contraintes de
précédence décrites par le graphe de flot de données, il faut étre capable de déterminer
4 tout moment I’ensemble des taches "prétes" a étre exécutées. Pour cela, un état
est associé a chaque noeud du graphe. Les états possibles pour les noeuds "taches"
sont les suivants :

— Attente : au moins un des paramétres de la tiche n’a pas encore été produit.

— Prét : tous les parameétres de la tache ont été produits, elle est préte a étre

exécuteée.

— Exécution : la tache est en cours d’exécution.

— Terminé : ’exécution de la tache est terminée, elle peut donc étre supprimée
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F1G. 2.5 — Construction dynamique du graphe de flot de données.

du graphe.
Les états possibles pour les noeuds "données" sont les suivants :

— Attente : I'un des noeuds "taches" prédécesseurs du noeud "donnée" n’a pas
terminé son exécution.

— Prét : tous les noeuds "taches" prédécesseurs du noeud "donnée" ont terminé
leur exécution.

— Terminé : toutes les taches reliées au noeud "donnée" ont terminé leur exécu-
tion. La donnée peut donc étre supprimée du graphe.

Les états des noeuds "taches" et des noeuds "données" sont calculés et mis & jour
& chaque fois qu’une tache termine son exécution. Dans un premier temps, ’état de
chaque noeud "donnée" succédant le noeud "tache" est passé a létat prét (sauf
dans le cas des écritures concurrentes ol 1’état du noeud "donnée" est passé & prét
seulement au moment de la derniére accumulation). Dans un deuxiéme temps, les
noeuds "tache" successeurs de ces noeuds "donnée" sont analysés et éventuellement
passés a l’état prét. La figure 2.6 illustre ce mécanisme en décrivant quelques étapes
d’une exécution possible du programme de la figure 2.3. a) Initialement, seule la
tache t( est préte a s’exécuter. ¢) Aprés son exécution, les états des noeuds "donnée"
i et j sont mis & jour ainsi que l’état des noeuds "tache" t; et to. d) Comme ces
deux téches deviennent prétes, elles peuvent s’exécuter en paralléle. e) et f) Aprés
I’exécution de t9, la deuxiéme version de la donnée j devient préte et les taches 3 et
t4 peuvent elles aussi s’exécuter en parallele.
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F1G. 2.6 — Exécution selon les contraintes de flot.

2.3.2 Les différentes implantations de ce modéle

Au début des travaux de thése présentés dans ce manuscrit, plusieurs implanta-
tions du modéle présenté ci-dessus ont été proposées. Chacune de ces implantations
était spécialisée pour un type de probléme donné ou un type d’architecture cible.

Implantation spécialisée SMP (al-smp)

L’une des implantations proposées était destinée aux architectures multiproces-
seurs & mémoire partagée. Dans cette implantation, & chaque fois qu'une nouvelle
tache passait dans ’état "préte", elle était insérée dans une liste. Cette liste était
accédée de maniére concurrente par plusieurs processus légers dont le role était d’exé-
cuter les taches de la liste. Le principale inconvénient de cette implantation provient
du fait que chacune des opérations sur cette liste devait étre synchronisée & 1’aide
d’un verrou associé a la liste. Pour cette raison, les exécutions sur un grand nombre
de processeurs ou sur des applications ayant un grain trop fin s’avéraient inefficaces.

Implantation SPMD distribuée optimisée pour les graphes statiques (al-
mpi)

Une deuxiéme implantation spécialisée pour les applications pour lesquelles un
algorithme d’ordonnancement statique peut étre utilisé a aussi été proposée. L’ob-
jectif de cette implantation est d’obtenir des exécutions sur des machines & mémoire
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F1G. 2.7 — Génération de communications unidirectionnelles dans le cas ou le graphe
de flot de données est ordonnancé statiquement.

distribuée aussi efficace qu'un programme MPI équivalent. On considére pour cela
que la totalité du graphe de flot de données a été construit par la téache principale
du programme. Celle-ci était dupliquée sur chacun des sites participant au calcul. A
la fin de son exécution, chaque noeud dispose alors en mémoire locale de la totalité
du graphe de ’application. Un algorithme d’ordonnancement statique déterministe
est appliqué sur chaque site avant de lancer ’exécution. Les algorithmes d’ordon-
nancement comme ceux proposés par les bibliothéques Scotch et Metis utilisant des
primitives de tirage aléatoire de nombres ne peuvent donc pas étre utilisés.

Le principal avantage de cette implantation est la possibilité d’optimiser trés
finement la communication des objets partagés entre les sites d’exécutions des taches.
En effet, puisque chacun des noeuds connait le graphe dans sa totalité ainsi que le
site d’exécution de chaque tache, il est facile de calculer I’ensemble des noeuds devant
consommer une donnée partagée venant d’étre produite. Une simple primitive d’envoi
de message peut donc étre utilisée pour envoyer la donnée sur les sites concernés. De
la méme maniére, lorsqu’une tiche n’est pas préte, il est facile de connaitre le site
de production des données partagées dont elle a besoin. Dans ce cas, une primitive
de réception asynchrone de message peut étre utilisée. Les accés distants sont donc
dégénérés en communications unidirectionnelles.

Outre les restrictions sur les algorithmes d’ordonnancement utilisables, cette im-
plantation ne permet pas d’utiliser toutes les possibilités du langage. En particulier,
les accés différés ne sont pas disponibles. La figure 2.7 illustre la maniére dont les
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communications sont générées automatiquement par cette implantation. La partie
a) de la figure montre un graphe dont les taches ont été placées sur une machine &
deux processeurs. La partie b) de la figure montre les communications qui ont été
générées.

L’exécution des taches est ensuite gérée de la méme maniére que dans la version
SMP. Sur chacun des sites de calcul, un ensemble de processus légers partagent une
liste de téches prétes.

Implantation distribuée sans restriction (al-dist)

Enfin, une implantation distribuée sans restriction sur le modéle de programma-
tion a été développée. Cette implantation est considérée comme l’implantation de
référence. L’une de ses principales caractéristiques est ’utilisation d’un algorithme
de terminaison distribuée pour détecter pour chaque donnée partagée la fin de la
phase de production, ainsi que celle de la phase de consommation. Dans la pratique,
I'utilisation d’un tel algorithme s’avére cotiteux et affecte les performances globales
de la bibliothéque. Cette implantation est donc destinée aux applications & "gros"
grain pour lesquelles ce surcolit peut étre masqué par les calculs.

Dans cette implantation, l’'ordonnancement est une extention dynamique ("plug-
in") que l'utilisateur peut spécialiser. De plus, la notion de groupe d’ordonnancement
a été introduite. Chaque tache est ordonnancée en fonction de la politique du groupe
d’ordonnancement auquel elle appartient. Par défaut, le groupe choisi est celui de la
tache meére, mais l'utilisateur peut spécifier pour chaque tache son groupe d’appar-
tenance.

Le principal inconvénient de cette implantation provient du surcott d’utilisation
lié en particulier a la version du noyau exécutif Athapascan-0 utilisé. Dans cette
version, un démon dont ’objectif était de traiter les communications entrantes de
maniére réactive utilisait une partie non négligeable de la puissance de calcul.

2.4 Applications et performances

Nous présentons dans cette section quelques applications de la bibliothéque Atha-
pascan-1 qui ont permis de valider les implantations décrites dans les sections pré-
cédentes. Ces applications vont du calcul du placement des n-reines qui génére ré-
cursivement beaucoup de parallélisme a des applications d’algébre linéaire dense et
creuses en passant par une application de compression de fichiers en paralléle.

2.4.1 Placement des n-reines

Cette application consiste & placer n reines sur un échiquier de taille n x n de
maniére & ce qu’aucune d’entre elles ne soit en prise. L’application calcule le nombre
de positions possibles respectant cette propriété. Les taches de cette application sont
créées de maniére récursive afin de parcourir la totalité de I’arbre de recherche.
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Le tableau 2.1 présente les temps d’exécution de cette application sur une IBM-
SP1 sous AIX-4.2 avec 32 processeurs RS6000 cadencés a 120MHz avec 64 Mo de
mémoire. On peut remarquer que [’accélération est de 15.83 sur 16 processeurs pour
une taille d’échiquier de 15 * 15. Elle est donc proche de I'accélération optimale.

taille # taches T1 T2 T4 Tg T12 T16
13 1178 38.04 20.03 9.28 5.06 2.92 2.40
14 1537 225.34 | 113.95 | 57.01 | 28.44 | 18.65 | 14.65
15 1964 1450.74 | 779.39 | 364.84 | 188.41 | 130.80 | 91.60

TAB. 2.1 — Temps d’exécution en secondes de ’application de placement des n-reines
en utilisant de 1 & 16 processeurs d’une IBM-SP1 [26].

2.4.2 Compression paralléle, gzip

La parallélisation de I'application gzip permettant de compresser des fichiers est
basée sur le fait que l'application complémentaire gunzip est capable de décompres-
ser des fichiers découpés en blocs compressés. Une stratégie "diviser pour régner"
a donc été utilisée pour sa parallélisation. Au cours de 1’exécution paralléle de ce
programme, le fichier cible est dans un premier temps découpé en blocs qui seront
ensuite compressés indépendamment par des tiches Athapascan-1 qui encapsulent
la version séquentielle de gzip. Les blocs sont ensuite réordonnés pour créer le fi-
chier compressé. La figure 2.8 montre les temps d’exécution de cette application en
fonction de la taille du fichier & compresser sur une SMP ayant 4 processeurs caden-
cés a4 200 MHz avec 256Mo de mémoire sous SunOs 5.6. L’implantation SMP de la
bibliothéque Athapascan-1 a été utilisée pour ces expérimentations.

2.4.3 Algébre linéaire dense, factorisation de Choleski

Dans cette sous-section, nous présentons les résultats obtenus sur une version
paralléle d'une factorisation LL! d’une matrice dense A symétrique, tel que A = LL?
avec L triangulaire inférieure. Cette factorisation est réalisée par une élimination de
Choleski.

La parallélisation de cette application a été effectuée en restructurant 1’algo-
rithme de maniére a travailler au niveau d’opérations sur des sous-matrices. Cette
décomposition par bloc permet 'utilisation des BLAS de niveau 3.

Pour ces expérimentations, la version d’Athapascan-1 optimisée pour les graphes
de flot de données statiques a été utilisée avec un placement cyclique bi-dimensionel
des taches. Ce placement est le méme que celui utilisé par le bibliothéque ScaLapack
avec laquelle la comparaison est effectuée. La figure 2.9 montre les résultats obtenus
en comparant Athapascan-1 et Scalapack sur cette application. Cette expérience a
été effectuée sur un réseau de 16 stations SUN sous Solaris 7. Chacune des stations
est composée de 4 processeurs Ultra Sparc I cadencés a 295 MHz avec 512Mo de
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F1G. 2.8 — Performance de la version Athapascan-1 du programme Gzip. Cet histo-
gramme présente les temps d’exécution en seconde pour différentes tailles de fichiers
sur une SMP & 4 processeurs.
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F1a. 2.9 — Factorisation de Choleski, comparaison Athapascan-1/Scalapack sur un
réseau de 16 stations SUN [21].
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F1G. 2.10 — Factorisation de Choleski, comparaison Athapascan-1/Scalapack sur une
IBM-SP1 avec 16 processeurs [21].

mémoire. Le réseau d’interconnection utilisé est un réseau Myrinet. La puissance
créte de cette machine est de 390 Mflops (million d’opérations par seconde).

La figure 2.10 montre les résultats obtenus en effectuant la méme expérience
mais sur 16 processeurs de 'IBM-Spl dont les caractéristiques ont été présentées
dans la sous-section précédente. Sur le réseau de stations SUN, on peut remarquer
qu’Athapascan-1 se comporte nettement mieux que la bibliothéque Scalapack. Cet
écart de performance est 1ié a 1'utilisation de processus légers communiquant en utili-
sant la mémoire partagée pour exploiter le parallélisme intra-noeud dans Athapascan-
1 alors que la version de Scalapack disponible sur cette architecture utilisait des pro-
cessus lourds communiquant par échange de messages méme entre deux processus
placés sur la méme machine.

Sur IBM-SP1, pour Athapascan comme pour Scalapack, chaque processus com-
munique avec les autres par échange de messages, I’écart entre les deux bibliothéques
est donc beaucoup moins important. On peut toutefois remarquer que Athapascan-1
est légérement meilleur pour les matrices de grande taille, ce qui peut s’expliquer par
I’utilisation de communications asynchrones dans Athapascan-1, ce qui n’est pas le
cas dans ScaLapack.
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Avantages Inconvénients
Version SMP - Bonnes performances | - Synchronisation globale

si peu de processeurs. | sur la liste des taches prétes.
Version pour graphes | - Trés bonnes - Restrictions sur le langage :
statiques performances. seule les téches créées par la

tache principale sont pris en
compte par ’ordonnancement.

- Seuls les algorithmes
déterministes d’ordonnancement
statique peuvent étre

utilisés.
Version générale - Pas de restrictions - Performances
sur le langage. & gros grain seulement.

TAB. 2.2 — Récapitulation des avantages et inconvénients des différentes implanta-
tions d’Athapascan.

2.5 Bilan

Dans ce chapitre nous avons présenté 1’environnement de programmation paral-
lele Athapascan-1 tel qu’il était au début de la thése. Nous avons détaillé I'interface
de programmation ainsi que les différentes implantations qui ont été réalisées. Histo-
riquement, la premiére implantation a étre réalisée fut la version générale n’imposant
pas de restriction sur le modele de programmation ni sur le type d’architecture cible.
Cependant, cette version n’était efficace que pour les applications ayant une grosse
granularité. Les deux autres implantations ont la particularité d’étre spécialisées pour
un type d’architecture (implantation SMP) ou pour un type d’application (implanta-
tion optimisée pour les graphes statiques). Elles ont été développées afin de montrer
que le modeéle de programmation pouvait étre implanté de maniére & rendre pos-
sible l'exécution de programmes paralléles & grain fin. Malgré certaines restrictions,
I'implantation optimisée pour graphes statiques a permis d’atteindre cet objectif sur
architecture distribuée. Le tableau 2.2 récapitule les avantages et inconvénients de
chacune des ces implantations.

Pour terminer cette partie, nous proposons une synthése des environnements pré-
sentés dans les deux chapitres précédents. Cette synthése est effectuée en comparant
les environnements étudiés sur quelques points critiques qui les caractérisent.

— Modéle de programmes : ce premier critére consiste & placer le modeéle de

programme paralléle de chaque environnement dans la classification proposée
dans le chapitre 1.

— Modéle de cotit : 'existence d’un modéle de colit permettant de prédire les

performances en temps ou en mémoire associé a l’exécution des programmes.

— Ordonnancement : le type d’algorithme d’ordonnancement utilisé.
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— Application cible : les applications sur lesquelles ont été validés ces environne-
ments.

— Architecture cible : les types d’architecture (SMP, grappe, grille de grappes)
sur lesquels ces environnements peuvent étre utilisés.
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Deuxiéme partie

Une pile distribuée permettant le
couplage des dégénérations
séquentielle et distribuée
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Vers un couplage des dégénérations sé-
quentielle et distribuée

Dans la premiére partie de cette thése, nous avons montré la variété des algo-
rithmes d’ordonnancement utilisés dans les environnements de programmation paral-
lele. La plupart de ces environnements permettent d’obtenir de bonnes performances
pour des applications & grain moyen sur des architectures de type grappe ou grille de
grappes. Pour obtenir des performances & grain fin, certains environnements comme
Cilk ou Lazy Threads proposent de dégénérer séquentiellement les créations de taches
(ou processus légers) lorsque la génération de plus de parallélisme n’est pas néces-
saire. Cependant, ces méthodes de dégénération séquentielle se sont avérées difficiles
a porter sur des architectures & mémoire distribuée [51, 10, 53|.

Dans le but de permettre un meilleurs passage a 1’échelle des mécanismes de dé-
génération séquentielle, nous proposons d’étudier plusieurs protocoles de cohérence
mémoire existants pour l'implantation d’une mémoire partagée distribuée. Pour cette
étude, nous proposons d’évaluer le nombre de défauts de page traités lors de 1’exé-
cution parallele d’un programme sur une couche de mémoire partagée distribuée.
Dans un environnement distribué, le nombre de défauts de page est étroitement 1ié
au nombre de communications. Trois protocoles seront étudiés. Dans un premier
temps, nous évaluerons les protocoles de cohérence paresseuse a la libération [40] et
de cohérence DAG [10]. Ces deux protocoles ont été utilisés pour les implantations
distribuées SilkRoad [51] et Distributed Cilk [10, 53] de l'interface de programma-
tion du langage Cilk. Bien que ces protocoles de cohérence soient bon théoriquement
(peu de défauts de page engendrés par une exécution paralléle), les implantations
existantes s’avérent peu performantes au dela d’une dizaine de processeurs. Nous
introduisons donc le protocole de cohérence "flot de données", utilisé par le langage
Athapascan [27, 26|, qui permet de borner plus finement le nombre de défauts de page
que les deux protocoles précédents, mais surtout dont les implantations distribuées
existantes permettent d’obtenir un meilleurs passage a l’échelle.

Les bornes qui seront démontrées dépendent étroitement du nombre de taches
exportées lors de ’exécution paralléle d’un programme (une tache est exportée si elle
ne s’exécute pas sur le processeur qui l’a créé). Le résultat principal de ce chapitre
est le suivant :

Lors d’une exécution paralléle, si le nombre de tdches exportées est faible, alors
le nombre de défauts de page de cette exécution est proche du nombre de défauts de
page d’une exécution séquentielle.

Enfin, nous proposerons une machine abstraite dont les instructions permettent
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de construire dynamiquement le graphe de flot de données nécessaire & l'implantation
du protocole de cohérence flot de données.

3.1 Dégénération distribuée - analyse du nombre de dé-
fauts de page

Nous proposons dans cette section de comparer trois implantations possibles de
mémoire partagée distribuée associées a trois protocoles de cohérence différents :

— Cohérence paresseuse a la libération (Lazy Release Consistency). Les couches
de mémoire partagée TreadMarks [1, 40] et SCIOS [41] sont basées sur ce
protocole. Bien que cette cohérence soit associée au modéle de synchronisation
non déterministe, TreadMarks a été utilisé pour I'implantation distribuée du
langage Cilk du projet SilkRoad [51].

— Cohérence graphe de précédence (Dag-consistency). Cette cohérence est asso-
ciée au modéle de synchronisation strict réduit. Elle est employée dans Distri-
buted Cilk [10, 53]. Nous verrons que cette cohérence peut aussi étre utilisée
dans le cadre du modéle de synchronisation déterministe non contraint.

— Cohérence flot de données. Cette cohérence est associée au modéle de synchro-
nisation déterministe non contraint. Elle est utilisée dans le langage Athapascan
[27, 26].

Pour effectuer cette comparaison, nous proposons d’analyser le nombre de défauts
de page que peut engendrer ’exécution de programmes paralléles qui utilisent ces
mémoires partagées. Si une page n’est pas dans la mémoire locale du processeur
qui veut l'utiliser, la page devra lui étre communiquée. Nous considérons dans cette
étude que chacune des couches de mémoire partagée fonctionne sur une architecture
distribuée composée d’un ensemble d’'unités de calcul P; chacune associée & un module
de mémoire M; (figure 3.1). Pour que P, puisse utiliser une donnée, celle-ci doit
se trouver dans M;. Chacune des mémoires M, est virtuellement divisée en deux
zones mémoires : la zone de mémoire locale et la zone de mémoire partagée. Des
allocateurs spécifiques permettent d’allouer des données dans I'une ou 'autre des
zones mémoires.

Nous considérons qu’'un programme paralléle est composé de taches pour les-
quelles le seul moyen de communiquer est d’utiliser la mémoire partagée. Toute tache
peut créer d’autres taches et se synchronise avec les autres en fonction du modéle
de programme considéré (verrous pour TreadMarks et SCIOS, graphe de précédence
pour Cilk,...).

3.1.1 Cohérence paresseuse a la libération

Présentation du protocole

Cette cohérence (Lazy Release Consistency) est utilisée dans les environnements
TreadMarks [1] et SCIOS [41]. On considére dans ce protocole que tous les accés a la
mémoire partagée doivent étre synchronisés en utilisant les verrous proposés par la
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FiG. 3.1 — Modéle d’architecture considéré

bibliothéque utilisée. Toute tache du programme doit donc prendre un verrou avant
d’effectuer tout accés & la mémoire partagée et relacher le verrou en fin d’utilisation.
On dit que le programme est correctement synchronisé si tous les accés sont effec-
tués entre une prise et un relachement de verrou. L’exécution doit étre garantie sans
inter-blocage. Ce protocole de cohérence est donc associé au modéle de synchroni-
sation non déterministe. Lorsqu’un processeur accéde localement & une ou plusieurs
pages, les autres processeurs ne pourront pas accéder aux modifications tant que
le verrou n’aura pas été relaché. Le principe est donc de déléguer les opérations
de mise en cohérence de la mémoire partagée aux primitives de synchronisations :
verrou.prendre() et verrou.relacher().

Dans l'implantation proposée par Treadmarks, a chaque page de la mémoire
distribuée est associé un site "maitre" qui conserve la copie "a jour" de cette page. Si
un processeur veut accéder & une page qui ne se trouve pas dans sa mémoire locale, la
page "maitresse" peut étre recopiée et envoyée & ce processeur ou étre migrée vers ce
processeur. Si la page est migrée, le processeur recevant la page devient le processeur
maitre de celle-ci.

Chaque page de la mémoire partagée peut étre dans trois états possibles :

— Modifiée La page a été modifiée par le processeur local.

— Non modifiée La page n’a pas été modifiée par le processeur local depuis son

installation dans la mémoire locale.

— Invalide La page ne peut pas étre accédée. Lors du prochain accés effectué
par le processeur local, un défaut de page interviendra et la page devra étre
récupérée chez le processeur maitre.

Pour assurer la cohérence, chaque processeur dispose de quatre opérations sur les

pages qu’il posséde en mémoire :

— Mettre-a-jour : Les modifications apportées & la copie locale sont mises a
jour sur le site maitre de la page.

— Ramener : cette opération est utilisée lorsqu’un processeur veut accéder a une
page qu’il ne posséde pas en mémoire. La page "maitresse" est soit recopiée soit
migrée vers ce processeur. Sauf si la mémoire locale n’est pas pleine, la nouvelle
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page devra étre allouée a la place d'une autre page. Le protocole LRU Least
Recently Used est utilisé pour choisir la page & supprimer. Si la page choisie
est dans I’état Modifiée, 'opération Mettre-a-jour est préalablement utilisée.

— Invalider : cette opération prend en paramétre une page dont le processeur

local est le maitre. Toutes les copies distantes de cette page sont invalidées.

Lors de ’exécution d’une primitive verrou.relacher () 'opération Mettre-a-jour
est utilisée pour toutes les pages dans l'état Modifiée. Lorsqu’un site maitre regoit
la mise & jour d’une page, des messages d’invalidation sont envoyés a chaque site
possédant une copie de la page. Ces invalidations ne sont pas prises en compte immé-
diatement par les processeurs qui les recoivent mais sont différées jusqu’a ’exécution
du prochain verrou.prendre().

L’un des principaux problémes lié¢ & 1’utilisation d’une mémoire partagée paginée
distribuée est le probléme du faux partage. On considére qu’il y a faux partage si deux
processeurs accédent simultanément en écriture & deux données partagées distinctes
appartenant & la méme page. Ce probléme est résolu dans TreadMarks et SCIOS
en autorisant les deux processeurs a travailler sur des copies distinctes (technique
des pages "jumelles"). Lorsque les processeurs arrivent au point de synchronisation
suivant, les modifications apportées & chacune des copies sont envoyées au processeur
maitre de la page pour y étre prise en compte.

Evaluation

Afin d’évaluer les performances en terme de défauts de page de chacune des
implantations étudiées, nous proposons de s’inspirer de la méthode proposée dans
[10] dans laquelle le nombre de défauts de page lors de l'exécution paralléle est
calculé en fonction du nombre de défauts de page lors d’une exécution séquentielle
du programme. Nous considérons pour cela que ’exécution séquentielle des taches est
effectuée en profondeur d’abord. Lors de la création d’une tache, le flot d’exécution
est donc transféré de la tache mére & la tiche nouvellement créée. Dans la suite, on
note () le nombre de pages que peut contenir un module de mémoire et Fi, le nombre
de défauts de page intervenus lors de ’exécution séquentielle d’un programme. On
considére, pour cette exécution de référence, que la mémoire est initialisée de maniére
& contenir les () premiéres pages qui seront accédées. Les () premiers accés & des pages
distinctes n’entrainent donc pas de défauts de page comptabilisés dans Fie,.

Contrairement au résultat proposé dans [10], ’analyse suivante ne repose pas sur
un algorithme d’ordonnancement particulier. L’encadrement du nombre de défauts
de page du théoréme 4 est basé sur la comparaison entre une exécution paralléle et
I’exécution séquentielle de référence. Il dépend uniquement du nombre d’instructions
verrou.prendre() du programme. On considére dans cette évaluation que si une
tache prend un verrou, elle doit le relacher avant la fin de son exécution.

Lemme 1 On considére deuz exécutions séquentielles E1 et E2 d’un méme pro-
gramme sur deux processeurs identiques (E1 sur P1 et E2 sur P2) dont les mémoires
locales sont initialement dans des états différents. Chaque mémoire peut contenir ou
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non des pages nécessaires au calcul. Soit F'1 (resp. F2) le nombre de défauts de page
effectués lors de l’exécution E1 (resp. E2) et Q le nombre de pages que peut contenir
la mémoire d’un processeur. Si l’algorithme de remplacement de page LRU est utilisé,
alors |[F} — Fy| < Q.

Preuve. Soit p le nombre de pages différentes accédées par le programme. Si p < @
I’inégalité est évidemment vérifiée. Si p > ), on peut remarquer que dés que @) pages
différentes ont été accédées, du fait de I'utilisation du protocole LRU, la mémoire
est entiérement occupée par ces () pages, indépendamment de I’état initial de la
mémoire. A partir de cet instant, autant de défauts de page seront traités pendant
les deux exécutions. On a donc bien U'inégalité |F} — Fy| < Q. O

Théoréme 4 Soit Fj, le nombre de défauts de page lors d’une exécution paralléle
pour laquelle une couche de mémoire partagée basée sur le protocole de cohérence pa-
resseuse a la libération est utilisée. Soit V le nombre d’instructions verrou. prendre ()
du programme. Si les tdches du programme ne peuvent communiquer qu’en utilisant
la mémoire partagée et que les accés a la mémoire partagée sont correctement syn-
chronisés, alors on a : Feeq — (V —1)Q < Fpar < Foeg +VQ

Preuve. Considérons qu’'un programme paralléle est composé de V blocs d’ins-
tructions by, b, ..., by exécutés dans cet ordre lors d'une exécution séquentielle. Le
découpage est effectué de maniére a ce que la premiére instruction de chaque bloc
soit I'acquisition d’un verrou et qu’aucune autre acquisition ne soit effectuée jusqu’a
la fin du bloc. Les créations de taches sont remplacées par les instructions du corps
de la tache. On note fi, fo,..., fyy le nombre de défauts de page intervenus au cours
de ’exécution de chacun des blocs lorsque le programme est exécuté en séquentiel.
Considérons le nombre de défauts de page engendrés par un bloc b; lors d’'une exé-
cution paralléle. Selon le protocole de cohérence utilisé, I'acquisition du verrou a
pour effet d’invalider les pages locales qui ont été modifiées & distance. La mémoire
locale pouvant contenir () pages, au plus () pages peuvent étre invalidées. Selon le
lemme 1, on a f7*" < fi + Q ou fP*" représente le nombre de défauts de page in-
tervenus lors de 1’exécution de b; lorsque le programme est exécuté en paralléle. Si
on fait la somme du nombre de défauts de page de chaque bloc du programme, on a
Foar <301 [P +VQ et done Fper < Fseq + VQ.

Le méme type de raisonnement peut étre effectué pour la borne inférieure du
théoréme puisque le lemme 1 permet aussi de déduire linégalité f; —Q < fF*". Cette
inégalité est vérifiée pour les blocs bo, ..., by . Pour le bloc by, on peut remarquer qu’il
n’est pas possible de faire moins de défauts de pages en paralléle qu’en séquentiel
puisque ’exécution séquentielle débute avec les () premiéres pages disponibles en
mémoire. Pour ce bloc, on a donc au mieux f7*" = f1. Si on fait la somme des résultats
de chaque bloc du programme on obtient I'inégalité > 7 ; f7*" — (V —1)Q < Fpq, et
donc Fyeq — (V —1)Q < Fpqr. O

La figure 3.2 donne deux exemples de programmes permettant d’atteindre les
bornes de ’encadrement du théoréme 4. L’exécution paralléle du premier programme
permet d’atteindre la borne supérieure du théoréme. On considére que les taches sont
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1 main() { 1 main() {
2 pour ( vde1aVv/2) { 2 pour ( v de 1 & V/(#proc*2) ) {
3 Tache Phase0(); 3 pour ( p de 1 & #proc )
4 Tache Phasel(); 4 PhaseO(p);
5 } 5 pour ( p de 1 & #proc )
6 } 6 Phasel(p);
7 7 }
8 Phase0() { s }
9 prendre_un_verrou() ; 9
10 Accés P1, ... PQ+1; 10 PhaseO(int p) {
11 relacher_un_verrou() ; 11 prendre_un_verrou() ;
12} 12 Accés P1(p), ... PQ(p);
13 13 relacher_un_verrou() ;
14 Phasel() { 14 }
15 prendre_un_verrou() ; 15
16 Accés PQ+1, ... P1; 16 Phasel(int p) {
17 relacher_un_verrou() ; 17 prendre_un_verrou() ;
18 ) 18 Accés PQ(p), ... , P1(p);
19 relacher_un_verrou() ;
20 }
a) b)

F1a. 3.2 — Exemples de programmes permettant d’atteindre la borne supérieure a)
et inférieure b) sur le nombre de défauts de page lorsque le protocole de cohérence
paresseuse & la libération est utilisé.

allouées de maniére cyclique sur un nombre pair de processeurs. Dans ce programme,
V' taches sont créées, alternativement de type PhaseO et Phasel. La premiére instruc-
tion de chaque tache correspond & la prise d’un verrou et la derniére au relachement
d’un verrou. On considére dans cet exemple que les données du probléme occupent
Q + 1 pages soit 1 page de plus que peut en contenir la mémoire. Ces pages sont
numérotées de Py & Pg41. La figure 3.3 donne la trace des exécutions séquentielle
et paralléle pour lesquelles la borne supérieure du nombre de défauts de page est
atteinte. Dans l'exécution séquentielle (partie a) de la figure), les pages présentes
en mémoire sont accédées plusieurs fois avant d’étre remplacées. La page P2 reste
méme en mémoire tout au long de ’exécution. Dans l'exécution paralléle (partie b)
de la figure), le processeur 0 exécute les taches PhaseO et le processeur 1 exécute les
taches Phasel. Afin de se placer dans le pire des cas, on considére qu’aucune des
données nécessaires aux calculs ne sont initialement installées dans la mémoire des
processeurs. Une telle exécution paralléle est possible si les taches PhaseO et Phasel
accédent les pages P1,P2 et P3 en lecture seule. Au cours d’une telle exécution pa-
ralléle, chaque instruction verrou.prendre() implique 'invalidation de toutes les
pages de la mémoire. Aucune page ne peut donc étre réutilisée et on observe un
défaut de page par accés. Dans ce cas on atteint bien la borne Fjq, = Fieq + QV.
La partie b) de la figure 3.2 montre un programme pour lequel la borne infé-
rieure de ’encadrement du théoréme 4 est atteinte. Pour ’exécution paralléle de ce

62



Dégénération distribuée

- analyse du nombre de défauts de page

63

Mémoire initiale
P1 P2

v0.prendre()
Accés P1

PhO|{ Acces P2

Accés P3

Accés P1 <&

vi.prendre()
Accés P3
Phl| Acces P2

Processeur 0
Mémoire initiale
Indéfinie

v0.prendre()
Accés P1
PhO| AccesP2 <
Accés P3
v0.relacher()

~ /v0.prendre()
Accés P1

PhO| AccesP2 <
Accés P3 <
v0.relacher()

Processeur 1
Mémoire initiale
Indéfinie

v1.prendre()
Accés P3
Phll Accésp2
Accés P1 <«
vl.relacher()

v1.prendre()
Accés P3

Phl[ AccesP2 <

Accés P1 <
vl.relacher()

v0.prendre()
Accés P1 "
pho| Acces P2
Accés P3
___\VO.relacher() . Défaut de pages
vl.prendre()
Acces P3 Fseq=4
ph1l Acceés P2 Fpar = 12
Accés P1
vZ.relacher() 2) Q=2 V=4 Fpar = Fseq + QV =12

F1a. 3.3 - Exemple de trace d’exécution du programme de la figure 3.2 a) permettant
d’atteindre la borne supérieure sur le nombre de défauts de page. La partie a) montre
la trace d’une exécution séquentielle et la partie b) celle d'une exécution paralléle
sur deux processeurs.

programme, on considére que les taches sont allouées de maniére cyclique sur #proc
processeurs. Les données du programme sont allouées dans p x ) pages. La mémoire
de chaque processeur p est initialisée avec les pages numérotées de P;(p),...Po(p)
sauf lors de ’exécution séquentielle ou la mémoire du processeur est initialisée avec
les pages P1(0), ..., Po(0) qui sont les ) premiéres pages accédées par le programme.
La trace de I’exécution séquentielle du programme (figure 3.4 a) ) montre qu’aprés
les () premiers acces, chaque nouvel accés entraine un défaut de page. Lors de 1’exé-
cution paralléle (figure 3.4 b) ), les données nécessaires a l'exécution des taches sont
toujours en mémoire. Aucun défaut de page n’intervient donc au cours de cette exé-
cution. Pour cette trace, on a bien I'égalité Fpqr = Fseq — Q(V —1).

3.1.2 Cohérence graphe de précédence (DAG-consistency)
Présentation du protocole

Comme celles de TreadMarks et SCIOS, la couche de mémoire partagée utilisée
dans Distributed Cilk est implantée avec un mécanisme distribué de pagination.
Cependant, le protocole de cohérence utilisé n’est pas basé sur des synchronisations &
base de verrous, mais sur les spécificités du modéle strict réduit et de la représentation
des programmes sous forme de graphe de précédence. Le protocole de cohérence
utilisé est appelé cohérence DAG (Direct Acyclic Graph) [10] ou cohérence graphe
de précédence. L’idée intuitive de ce protocole est qu'une lecture ne voit une écriture
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Mémoire initiale
P1(0) P2(0)

v0.prendre()
Acces P1(0)
Ph0O(0) \ Accés P2(0)
vO0.relacher()

vl.prendre()
Acces P1(1) <&

o
=
o
~
(=
-

Processeur 0
Mémoire initiale
P1(0) P2(0)

v0.prendre()

Acces P1(0
Pho(0) <Accés P2(0)

v0.relacher()

Acceés P1(0)

Processeur 1
Mémoire initiale
P1(1) P2(1)

v1.prendre()
PhO(L) <Accés P1(1)
Acces P2(1)
vl.relacher()

Acces P1(1)

Acces P2(1) vO0.prendre() v1.prendre()
vl.relacher Ph1(0) Acces P2(0) Phi(1) Acces P2(1)
v0.prendre()

Acces P2(0) <& vO.relacher()
Acces P1(0) <& b)
Ph1(0) vO.relacher()

vi.prendre() . Défaut de page
Acces P2(1) <
Acceés P1(1) <&
vl.relacher() Fpar=0

vl.relacher()

SN

Fseq=6

N

Phi(1)

Q=2 V=4 Fpar = Fseq - (V-1)Q =0

F1G. 3.4 — Exemple de trace d’exécution du programme de la figure 3.2 b) permettant
d’atteindre la borne inférieure sur le nombre de défauts de page. La partie a) montre
la trace d’une exécution séquentielle et la partie b) celle d’une exécution paralléle
sur deux processeurs.

que s’il existe un chemin dans le graphe de précédence tel que I'écriture précéde la
lecture.

Afin de donner une définition plus formelle de ce protocole, les notations suivantes
seront utilisées. Soit G = (V, E) le graphe de précédence associé & un calcul. Soit
deux taches i, j € V'; 'l existe un chemin de longueur non nulle de i & j dans G, on
dit que i précéde j et on note ¢ < j. Si par contreona i £ j, j £ et i j alors on dit
que 7 et j sont incomparables. Afin de tracer quelle tache est responsable de la valeur
d’un objet, on imagine que chaque objet partagé est marqué avec l’identificateur de
la tache ayant effectué la derniére écriture.

Définition 2 Pour un programme paralléle représenté par le graphe G = (V, E), la
mémoire partagée M respecte la cohérence DAG si les deux conditions suivantes sont
vérifiées :
1. Lorsqu’umne tdche i € V lit un objet m € M, elle recoit une valeur v marquée
par une tiche j € V telle que j a donné la valeur v a m et i £ j

2. Soient trois tdches i,j,k € V telles que i < j < k; si j écrit sur un objet

m € M et que k lit m, alors la valeur lue par k n’est pas marquée par i.

Pour implanter ce protocole, on considére que les pages peuvent étre dans 1’état
modifiée ou non modifiée. A chaque page est associée un processeur maitre et les
opérations autorisées pour maintenir la cohérence sont :
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— Mettre-a-jour Les modifications apportées a la copie locale sont mises & jour
sur le site maitre de la page.

— Ramener La copie "a jour" d’une page est installée dans la mémoire locale.
Pour cela, un emplacement mémoire doit étre disponible. L’opération Suppri-
mer doit préalablement étre utilisée.

— Supprimer Une page de la mémoire locale est supprimée. Le protocole LRU
est utilisé pour choisir la page & supprimer.

L’algorithme de BACKER [10] est utilisé pour implanter ce protocole de cohérence.
Pour chaque arréte ¢ — j du graphe de précédence, si les taches ¢ et j sont ordon-
nancées respectivement sur les processeurs p et g avec p # ¢, toutes les pages de p
sont mises a jour aprés ’exécution de ¢ et toutes les pages de ¢ sont mises & jour puis
supprimées de la mémoire de ¢. Il est & noter que les mises & jour du processeur p
sont effectuées avant 'activation de la tache j.

Evaluation

Une évaluation du nombre de défauts de page lors d’une exécution d’un pro-
gramme Cilk en utilisant le protocole de cohérence DAG est proposée dans [10].
Cette borne est donc associée au modéle de programmation strict réduit et 1’algo-
rithme de vol de travail du langage Cilk est utilisé. Le théoréme suivant rappelle ce
résultat.

Théoréme 5 Soit I, le nombre de défauts de pages d’un programme Cilk s’exé-
cutant sur P processeurs ayant chacun une mémoire pouvant contenir ) pages. Soit
Fyeq le nombre de défauts de pages du méme programme lors d’une exécution séquen-
tielle. Si le protocole de cohérence DAG est utilisé, on a Fp, < Fyeq + 2Qs avec s
qui représente le nombre de vol de tdches intervenus au cours de l'exécution paralléle
du programme.

Cette borne est donc trés liée au nombre de vols effectués lors de I’exécution paralléle
du programme. Dans [9], 'auteur montre que le nombre de vols lors de l'exécution
d’un programme Cilk est de I'ordre de O(pT) ou p représente le nombre de pro-
cesseurs et 1., représente le temps d’exécution du programme si une infinité de
processeurs sont disponibles.

Nous proposons d’étendre ce résultat au modele de programmation déterministe
non contraint et de proposer un encadrement du nombre de défauts de page des pro-
grammes paralléles. On considére pour cela que toute nouvelle tiche s’exécute par
défaut sur le processeur qui l’a créée. La téche principale (main du programme) est
exécutée sur le processeur 0. L’algorithme d’ordonnancement utilisé peut décider a
tout moment de remettre en cause le site par défaut d’une tache non encore exécutée
en ’exportant sur un autre processeur. Une tiche ne peut cependant pas étre migrée
si elle est en cours d’exécution. Si aucune tache n’est exportée (exécution séquen-
tielle), les téches sont exécutées en profondeur d’abord. Cet ordre d’exécution est
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noté o,.y dans la suite. On considére lors de cette exécution de référence que les @
premiéres pages accédées par le programme sont initialement installées en mémoire.

Le lemme suivant, corollaire du lemme 1, permet de borner le nombre de défauts
de page liés & ’exportation d'une tache.

Lemme 2 Considérons 3 taches 11, Ty et T3. Soit Fy le nombre de défauts de page
engendrés lorsque ces trois taches s’exécutent dans cet ordre sur Py. Soit Fy le nombre

de défauts de page engendrés lorsque 11 et T5 s’exécutent sur Py et que Tb est exportée
sur Py. Alors on a F1 —2Q < Iy, < 1 +2Q).

Preuve. Le corollaire est une conséquence immeédiate du lemme 1, puisque 1’exé-
cution de 75 sur P, peut faire varier le nombre de défauts de page de plus ou moins
(@, de méme que l'exécution de T3 si T, n’est pas exécutée juste avant elle. [

Le théoréme 6 donne un encadrement du nombre de défauts de page d’un pro-
gramme paralléle lorsque le protocole de cohérence DAG est utilisé. La preuve de ce
théoréme est basé sur le lemme 2.

Théoréme 6 Soit Fy le nombre de défauts de page dans l’exécution séquentielle
respectant l'ordre de référence o,c5. Soit I, le nombre de défauts de page dans une
exécution du programme sur p processeurs. Si l'ordonnancement O, utilisé respecte
localement l'ordre de référence o,cy, et que le protocole de cohérence DAG est utilisé,
alors on a

F1—2Q€§FPSF1+2Q6 (1)
ot e désigne le nombre de tdches exportées dans l'ordonnancement O,,.

Preuve. La preuve s’effectue par récurrence sur e.

e Si e = 0, le programme démarrant sur un unique processeur, la totalité du
programme sera exécutée sur ce processeur. On a dans ce cas Fj,, = F et I'inégalité
(1) est vérifiée.

e Si e # 0, soit e; la tache exportée dont la date de création est maximale et
P; son processeur d’exécution. Notons F; 'ensemble de taches contenant e; et les
taches qu’elle a engendrées. Comme e; est la tache exportée dont la date de création
est maximale et que O, respecte localement 1'ordre de référence, on en déduit que
toutes les taches engendrées par e; sont exécutées par F;.

Construisons a partir de O, un autre ordonnancement Ozl) qui respecte aussi sur
chaque processeur ’ordre de référence; O; est identique & Oy, si ce n’est que toutes
les taches de FE; sont exécutées dans Ozl) sur le processeur Py qui a créé e¢;. Comme
l'ordre de création est respecté sur Fy, toutes les taches de E; sont exécutées dans
O;, successivement et sans préemption sur Py, selon le méme ordre que dans ’ordon-
nancement O, sur F;. Notons qu’il est possible d’avoir des taches qui s’exécutent sur
Py apres les taches de F; dans ’ordonnancement O;,. D’aprés le lemme 2, le change-
ment de processeur des tiches F; peut faire varier le nombre de défauts de page de
I'exécution du programme suivant O, de plus ou moins 2@). On a donc 'inégalité :

66



Dégénération distribuée - analyse du nombre de défauts de page

67

ou
CABC s
o e

/

} }

1 main(){
2 faire t fois { 1 main() {
3 T1(d1, d2, d3, d4); 2 faire t fois {
4 T2(d1, d3); 3 T1(d1,d2);
5 T3(d2, d4); 4 T2(d3,d4);
6 } 5 }
7 T1(d1l, d2, 43, d4); 6 T3(d1,d2,d3,d4);
8 7
9 8
9

-
[=]

T1(d1, d2, d3, d4) {
Accés d1/P1; Accés d2/P1;
Accés d3/P2; Accés d4/P2;

T3(d1,d2,d3,d4) {
Accés d1/P1; Accés d2/P2;
Accés d3/P3; Accés d4/P4;
}

-
[,

-

o

-
N

-

[

}

-
w

-
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-
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-

w

T2(d1, d3) {
Accés d1/P1; Accés d3/P2;

-
ot

T1(d1,d2) {
Accés d1/P1; Accés d2/P2;
}

—
[}

=
[S N

—
=

}

-
oo

—-
N O

T3(d2, d4) {
Accés d2/P1; Accés d4/P2;

—
©

T2(d3,d4) {
Accés d3/P3; Accés d4/P4;
}

-
o

™)
(=]
=
©

}

¥
—
]
[=]

a) b)

Fia. 3.5 — Exemples de programmes permettant d’atteindre la borne supérieure a)
et inférieure b) sur le nombre de défauts de page lorsque le protocole de cohérence
DAG est utilisé.

Fo, —2Q < F, < Fo, +2Q

Or, par construction, ’ordonnancement O;, contient e — 1 téches migrantes.
D’aprés I’hypothése de récursion, on a donc pour cet ordonnancement :

F1—2Q(6—1)§FPSF1+2Q(6—1)

D’ou I'encadrement : Fy — 2Qe < F), < F1 + 2Qe. U

La figure 3.5 montre que les bornes du théoréme 6 sont atteignables. La partie a)
montre un programme permettant d’atteindre la borne supérieure ainsi que le graphe
de précédence associé. Pour chaque tache du programme, la donnée d; accédée ainsi
que la page P; a laquelle elle appartient sont spécifiées. La figure 3.6 donne les traces
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Processeur 0 Processeur 0 Processeur 1
Mémoire initiale Mémoire initiale Mémoire initale
P1/p2 P1/P2 indéfinie
Accés d1/pl Acc{as di/pl
Acces d2/pl Acces d2/pl et )
Accés d3/p2 Accés d3/p2 est exportée
Accés d4/p2 Acces d4/p2 N g
Accés d1/pl T Acces dl/pl
Accés d3/p2 Acces d3/p2
Accés d2/p1 o Acces d2/pL
Acceés d4/p2 Accés d4/p2
Acces d1/pl Accés d1/pl . Défaut de page
Acces d2/pl Acces d2/pl Q=2,e=1
Accés d3/p2 T Accesdafp2 < | Fl=0,Fp=4
Acces d4/p2 Acces d4/p2 Fpar=F0+2Qe=4
a) b)

F1G. 3.6 — Exemple de trace d’exécution du programme de la figure 3.5 a). La partie
a) donne la trace d’une exécution séquentielle et la partie b) celle d’une exécution
paralléle sur deux processeurs.

des exécutions séquentielle et paralléle sur deux processeurs de ce programme. Ces
traces permettent de vérifier que la borne F, = F7 + 2Qe est atteignable.

La partie b) de la figure 3.5 montre un programme permettant d’atteindre la
borne inférieure sur le nombre de défauts de page. La figure 3.7 donne les traces
d’exécutions de ce programme pour lesquelles la borne est atteinte. Il est & noter que
pour atteindre cette borne, la mémoire du processeur 0 est initialisée avec les pages
pl et p2 et que celle du processeur 1 est initialisée avec les pages p3 et p4. Les taches
de type T2 qui accédent p3 et p4 sont exportées sur le processeur 1 pour obtenir une
bonne localité. Dans ce cas, la borne F), = F1 — 2Qe est aussi atteignable.

3.1.3 Cohérence flot de données
Présentation du protocole

A la différence de la cohérence DAG, la cohérence flot de données est basée sur la
représentation des programmes sous forme de graphe de flot de données (chapitre 1
section 1.1). Dans ce protocole, I’écriture d’une donnée n’a pas besoin d’étre visible
par tous les successeurs dans le graphe, mais seulement par ceux qui lisent cette
donnée.

Afin de définir plus formellement le protocole, les notations suivantes sont intro-
duites. Soit G = (D, T, A), le graphe de flot de donnée de ’application considérée. D
représente I’ensemble des noeuds "donnée" du graphe, T représente 1’ensemble des
noeuds "taches" et A I’ensemble des arétes. Soit n € DUT et n’ € DUT. S’il existe
un chemin dans G reliant n & n/, on dit que n précéde n’ et on note n < n’. Pour
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Processeur 0 Processeur 0 Processeur 1
Mémoire initiale Mémoire initiale Mémoire initiale
P1/P2 P1/P2 P3/P4
Acces d1/pl 11 Acces dl/pl
Acces d2/p2 Acces d2/p2
Accés d3/p3 e Acces d3/p3
Acces d4/pd Accés d4/p4
Accés d1/pl e Accés d1/pl
Acces d2/p2 e Acces d2/p2
( Accés d3/p3 e ( Acces d3/p3
T2 Accés d4/p4  amm T2 Acces d4/p4
Acces d1/pl Acces d1/pl
Acces d2/p2 Acces d2/p2
T3 Acces d3/p3 e T3 Acces d3/p3 e Taches exportées
Accés d4/p4 e Accés d4/p4 e
a) b)
Q=2 e=2F1=10,Fp=2 . Défaut de page
Fpar = Fseq — 2Qe =2

Fi1G. 3.7 — Exemple de trace d’exécution du programme de la figure 3.5 b). La partie
a) donne la trace d’'une exécution séquentielle et la partie b) celle d'une exécution
paralléle sur deux processeurs.

qu’une tiche ¢t € T puisse lire une donnée d € D, il faut que d < t et que An € DUT
tel que d < n < t.

La figure 3.8 illustre la différence entre la cohérence DAG et la cohérence flot de
données. Dans cet exemple, la donnée D1 est allouée dans la page P1 et les données
D2 et D3 dans la page P2. Dans le protocole de cohérence flot de données, seule la
page P1 est invalidée a la fin de ’exécution de T1 puisque T2 ne lit que D1. Dans le
protocole de cohérence DAG, T2 voit toutes les écritures de T1 donc P1 et P2 sont
invalidées.

Ce protocole peut étre implanté de deux maniéres. La premiére consiste a utiliser
un mécanisme de pagination similaire & Distributed Cilk. On considére dans ce cas
que les pages peuvent étre dans 1'état Modifiée ou Non modifiée et que les opérations
Mettre-a-jour, Ramener et Supprimer sont disponibles pour maintenir la cohérence.
La sémantique de ces opérations est la méme que pour le protocole de cohérence
DAG. Soit t € T et {di,....,dr} € D les k données produites par ¢t ({dy,...,dy}
sont donc des successeurs immeédiats de ¢ dans G). Soit p le processeur d’exécution
de t. Lorsque t termine son exécution, l'opération Mettre-a-jour est utilisée pour
chacune des pages associées aux données {di, ..., d }. Soit {t1,...,t;} € T I’ensemble
des successeurs immeédiats de {d, ..., dx }. Soit {p1, ..., pm } I'ensemble des processeurs
exécutant au moins une tache de l’ensemble {1, ...,¢; }. Sur chaque processeur, avant
Pexécution de la premiére tdche appartenant & {t1,...,t;}, opération Mettre-a-jour
est utilisée sur chacune des pages associées aux données {dy,...,dy} . Ces pages sont
ensuite supprimées de la mémoire locale.

La connaissance du graphe de flot de données permet d’envisager une autre im-
plantation qui n’utilise pas de mécanisme de pagination. Lorsqu’une tiche termine

69



70

Vers un couplage des dégénérations séquentielle et distribuée

D1/P1 D2/P2

el | ()

a) b)

FiG. 3.8 — Comparaison cohérence DAG, cohérence flot de données. L’écriture de D2
est vue par T2 dans la cohérence DAG b) et pas dans la cohérence flot de données

a).

son exécution, on sait exactement quelles données doivent étre envoyées aux succes-
seurs. On peut dans ce cas utiliser des primitives d’envoi et réception de messages
pour envoyer les objets concernés.

L’évaluation suivante est valable pour les deux implantations. Pour cela, on peut
considérer que la deuxiéme implantation revient & implanter une mémoire partagée
sans faux partage. Plusieurs pages peuvent étre utilisées pour allouer une donnée,
mais une page contient au plus une donnée.

Evaluation

La connaissance des données partagées accédées par les tdches permet de borner
un peu plus finement le nombre de défauts de page. Nous proposons pour cela de
considérer le méme ordonnancement que dans la preuve précédente et de se baser
sur le méme ordre séquentiel de référence o,.y. Chaque tache s’exécute par défaut
sur le méme processeur que la tache qui I'a créée. L’'ordonnancement peut & tout
moment remettre en cause cet ordonnancement en exportant une ou plusieurs téches
du calcul. La tache principale est exécutée sur le processeur 0.

Dans la suite, on note k4, le nombre maximal de pages accédées par une tache
d’un graphe G = (T, D, A). Cette grandeur est aisément calculable a partir du graphe
de flot de données. Soit d;;, I’ensemble des noeuds "donnée" qui précédent immédia-
tement une tache t. Soit d,,; 1’ensemble des noeuds "donnée" qui succédent im-
médiatement la méme tache t. Le nombre de pages accédées par t correspond & la

grandeur :
Z taille(d Z taille(d
TalllePage e TalllePage

La grandeur k,,,, correspond & la valeur maximale que peut prendre k; pour t € T
Les lemmes suivants reprennent les lemmes 1 et 2 en tenant compte des données
accédées par la tache exportée.
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Lemme 3 On considére deuzr exécutions séquentielles E1 et E2 d’une méme tdche
sur deux processeurs identiques (E1 sur P1 et E2 sur P2) dont les mémoires locales
sont initialement dans des états différents. Chaque mémoire peut contenir ou non des
pages nécessaires au calcul. Soit F'1 (resp. F2) le nombre de défauts de page effectués
lors de Uerécution E1 (resp. E2) et () le nombre de pages que peut contenir la
mémoire d’un processeur. Si le protocole de cohérence flot de données et l’algorithme
de remplacement de page LRU sont utilisés, alors |Fy — Fa| < min(Q, kmag)-

Preuve. Si Q < ke, on se trouve dans le méme cas que pour le lemme 1. Si
kmaz < @, les kpq: pages tiennent en mémoire, il ne peut donc pas y avoir plus de
kmaz défauts de page lors de ’exécution de la tache.[J

Lemme 4 Considérons le graphe G = (T, D, A) et trois tdches Ty, Ty et T dans
T avec Ty < Ty < T5. Soit I le nombre de défauts de page engendrés lorsque ces
trois tdches s’exécutent dans cet ordre sur P. Soit F» le nombre de défauts de page
engendrés lorsque T et Ty s’exécutent sur Py et que Tb est exportée sur Ps.

Alors on a F1 —2min(Q, kpmaz) < Fo < F1 + 2min(Q, kmag ) -

Preuve. Le corollaire est une conséquence immédiate du lemme 3, puisque 'exé-
cution de T5 sur P, peut faire varier le nombre de défauts de page de plus ou moins
min(Q, kmaz ), de méme que 'exécution de T3 si T n’est pas exécutée juste avant
elle. J

Théoréme 7 Soit Fy le nombre de défauts de page dans l’exécution séquentielle
respectant l'ordre de référence o..p. Soit F),, le nombre de défauts de page dans une
exécution du programme sur p processeurs. Si l'ordonnancement O, utilisé respecte
localement l'ordre de référence o,.; et que le protocole de cohérence flot de données
est utilisé, alors on a :

Fy —2min(Q, kmaz)e < Fp < Fi + 2min(Q, kmaz )e (1)

ot e désigne le nombre de tdches exportées dans l'ordonnancement O,,.

Preuve. Comme pour le théoréme 6, la preuve s’effectue par récurrence sur e.

e Si e = 0, le programme démarrant sur un unique processeur, la totalité du
programme sera exécutée sur ce processeur. On a dans ce cas I}, = F et 'inégalité
(1) est vérifiée.

e Si e # 0, soit e; la tache exportée dont la date de création est maximale et
P; son processeur d’exécution. Notons FE; ’ensemble de taches contenant e; et les
taches qu’elle a engendrées. Comme e; est la tache exportée dont la date de création
est maximale et que O, respecte localement 1’ordre de référence, on en déduit que
toutes les taches engendrées par e; sont exécutées par P;.

Construisons & partir de O, un autre ordonnancement O;, qui respecte aussi sur
chaque processeur ’ordre de référence; O;, est identique & O,, si ce n’est que toutes
les taches de FE; sont exécutées dans O;, sur le processeur Py qui a crée e¢;. Comme
I’ordre de création est respecté sur Py, toutes les taches de F; sont exécutées dans
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O;, successivement et sans préemption sur Py, selon le méme ordre que dans 1’ordon-
nancement O, sur P;. Notons qu’il est possible d’avoir des taches qui s’exécutent sur
Py aprées les taches de F; dans I’ordonnancement OI',. D’apres le lemme 4, le change-
ment de processeur des tiches F; peut faire varier le nombre de défauts de page de
I'exécution du programme suivant O, de plus ou moins 2min(Q, kmqez). On a donc
Iinégalité :

FO;, - Qmin(Q, kmax) < Fp < FO; + Qmin(Q, kmax)

Or, par construction I’ordonnancement O;, contient e — 1 taches migrantes. D’aprés
I’hypothése de récursion, on a donc pour cet ordonnancement :

Fy —2min(Q, kmaz)(e — 1) < F, < Fy + 2min(Q, kpmaz) (e — 1)

D’ou : F} — 2min(Q, kmax)e <F,<F+ Qmin(Q; kmax)e- U

Lorsqu’un algorithme de vol de travail est utilisé, le résultat du théoréme 7 dé-
pend étroitement du nombre de vols intervenus lors d’'une exécution parallele. Un
algorithme d’ordonnancement permettant de borner le nombre de vols est présenté
dans la section 5.1.

D’autre part, on peut remarquer que de nombreuses interfaces de programmation
(Cilk, TreadMarks,...) ne permettent pas de prédire quelles données seront accédées
par chaque tache. L’implantation du protocole flot de données nécessite donc 1'uti-
lisation d’une interface de programmation permettant de déduire les échanges de
données entre les taches d’'un programme.

3.2 Machine abstraite pour la construction du flot de
données

Nous proposons dans cette section de définir une machine abstraite composée d’'un
ensemble d’opérateurs permettant la description du flot de données. Bien qu’inspirée
de langages de programmation "flot de données" comme Athapascan ou Jade, cette
interface se veut indépendante de tout langage. Les mécanismes présentés dans le
chapitre suivant pouvant étre implantés dans tout langage permettant de décrire le
flot de données, cette machine abstraite sera utilisée pour leur description.

De la méme maniére que dans Jade [56] et Athapascan [27, 58], la description des
programmes basée sur le modéle présenté précédemment repose sur trois concepts es-
sentiels : taches, objets partagés et spécification d’accés. Une tache représente un en-
semble d’instructions consécutives pouvant étre exécutées sans interruption. Chaque
tache peut donc étre exécutée de maniére non préemptive sur un seul processeur.
L’exécution d’une tache revient & exécuter une fonction pour laquelle aucun effet de
bord n’est autorisé. Chaque objet accédé par la tache doit donc étre explicitement
passé en parameétre de celle-ci. Au cours de ’exécution, on considére que les données
produites par une tache ne sont disponibles qu’a la fin de son exécution. Par ailleurs
toute tache est autorisée a créer d’autres taches récursivement.
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2 int premier_tableau[10];
3 int deuxiéme_tableau[10];

5 Tache t;

6 t = AllocationCloture( nom_fonction ) ;
7 t.empiler Lecture ( premier_tableau ) ;
8 t.empiler Ecriture-différée( deuxiéme_tableau[0..4] ) ;

9 t.FermerContexte() ;

FiG. 3.9 — Exemple d’utilisation de la machine abstraite

Les synchronisations entre taches sont détectées automatiquement & 1’aide d’ob-
jets partagés a assignation unique. Chaque tache déclare les objets partagés aux-
quelles elle accede et spécifie 'acces (lecture ou écriture) qu’elle et ses descendantes
effectueront sur cette donnée au cours de leurs exécutions. Une tache peut aussi dé-
clarer des acces différés (lecture différée, écriture différée) sur des objets partagés. Ce
type de spécification est utile lorsqu’une tache n’a pas besoin d’accéder elle-méme 3
une donnée partagée mais doit créer des tiches qui y accédent. Dans ce cas, la tache
mére n’a pas besoin de se synchroniser sur la donnée partagée. Cette synchronisation
est "transférée" aux tache filles qui effectueront réellement ’acces.

La création d’une tache est opérée en allouant un bloc de mémoire appelée "clo-
ture" de la tache permettant de fermer le contexte d’exécution de la tache. Une
"cloture" contient donc ’ensemble des instructions qu’elle doit exécuter ainsi que
les paramétres dont elle a besoin. L’allocation d’une "cloture" est effectuée a l'aide
de linstruction AllocationCloture. Chaque paramétre de la tdche est ensuite in-
séré dans la cloture a ’aide de U'instruction empiler. Pour chacune de ces insertions,
le type d’acceés est spécifié : Lecture[différée] ou Ecriturel[différée]. Les don-
nées empilées de cette maniére dans une cléture peuvent étre de type scalaire ou
de type tableau. La déclaration d’un tableau est effectuée a 1’aide de l'instruction
type nom_du_tableau[nombre_d’elements] et un élément du tableau peut étre ac-
cédé a l’aide de l'instruction nom_du_tableaul[indice]. Par ailleurs, il est possible
d’utiliser un sous-tableau d’éléments contigus d’un tableau. Pour cela, la notation
[indice_debut..indice_fin] est utilisée. Une fois tous les parameétres empilés dans
la cloture, I'instruction FermerContexte permet de fermer le contexte de celle-ci. La
figure 3.9 illustre briévement [’utilisation de l’ensemble des instructions présentées
ci-dessus. Dans ce programme, deux tableaux contenant dix entiers sont tout d’abord
déclarés (lignes 2 et 3). Une tache nommeée ¢ est ensuite déclarée et une cloture as-
sociée & cette tache est allouée (lignes 5 et 6). Deux paramétres sont ensuite insérés
dans la cloture (lignes 7 et 8). Le premier est inséré en mode lecture et le deuxiéme
en écriture différée. Il est & noter que la tache ¢ et ses descendantes ne produiront
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que les 5 premiers éléments du tableau deuxiéme_tableau.

Les synchronisations entre tiches sont déduites de la spécification des accés ef-
fectués par les téches sur les objets de la mémoire partagée. La sémantique est
lexicographiquement ordonnée par ’;’, c’est-a4-dire que toute lecture voit la derniére
écriture dans ’ordre lexicographique. La figure 3.10 illustre cette sémantique avec
I'exemple du calcul du n**™¢ terme de la suite de Fibonacci. Dans cet exemple, la
tache som voit la derniére écriture dans 1’ordre lexicographique de la donnée rl
(respectivement r2), c’est-a-dire la valeur produite par la tache fibo(n — 1) (respec-

tivement fibo(n — 2)).

Meéme si la sémantique associée & cette machine abstraite est lexicographique, une
exécution non-préemptive des taches est autorisée. Lorsqu’une tdche commence son
exécution, elle peut donc s’exécuter totalement sans nécessiter de synchronisations.
Cette exécution est assez proche de ’ordre d’exécution séquentiel habituel dans lequel
le flot d’exécution est transmis de la procédure mére & la procédure fille lors d’un
appel de procédure. Dans cet ordre, appelé ordre de référence, lorsqu’une téche est
créée, la tache meére conserve le flot d’exécution jusqu’a sa derniére instruction. Celui-
ci est ensuite transmis & la premiére tache fille créée.

L’avantage d’un tel ordre d’exécution est de permettre une description du pa-
rallélisme avant son exécution. En effet, cet ordre permet de disposer & la fin de
I’exécution d’'une tache, de la description de 1’ensemble des taches générées et donc
du parallélisme potentiel entre ces taches. S’il est nécessaire d’exporter un tache pour
palier & I'inactivité d’un processeur, cette description pourra étre utilisés pour choisir
la tache & exporter.

Cet ordre peut étre défini formellement de la maniére suivante :

Soit s, une séquence d’instructions éventuellement vide ne contenant aucune création
de taches et T, la séquence d’instructions permettant la création d’une tache. Une
trace d’exécution d’'un ensemble de taches en profondeur d’abord peut étre repré-
sentée par f = s1118975...8,_1Fh_18,. L'indépendance entre la tache créatrice et
les taches créées implique que cette trace est sémantiquement équivalente a la trace
f'=s159...8n_18,T1Ts...T;,_1. Cet ordre d’exécution est noté R dans la suite.

3.3 Conclusions

Dans ce chapitre, nous avons évalué trois protocoles de cohérence mémoire pour
I'implantation distribuée d’une mémoire partagée. Nous avons vu que le protocole
de cohérence a la libération paresseuse était dépendant du nombre de prises de ver-
rous du programme. Si on considére que chaque tiche effectue au moins un accés,
le nombre de prises de verrous est supérieur ou égal au nombre de téches du pro-
gramme. Le nombre de défauts de page si ce type de cohérence est utilisé est donc
potentiellement grand. Dans le but d’implanter une couche de mémoire partagée plus
efficace, Distributed Cilk a proposé le protocole de cohérence DAG. Dans [10], il est
montré que le nombre de défauts de page d’'un programme Cilk dépend du nombre de
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procedure Somme (Donnee a, Donnee b, Donnee r) {
r =a+ b;

-

}

procedure Fibo(int n, Donnee r) {
if (n<2) r = n ;
else {

int r1, r2;

Tache f1 = AllocationCloture( Fibo );
fl.empiler::Lecture (n-1);
fl.empiler::WriteAccess (rl);
f1.FermerContexte();

Tache f2 = AllocationCloture ( Fibo );
f2.empiler: :Lecture (n-2);
f2.empiler::WriteAccess (r2);
f2.FermerContexte();

Tache som = AllocationCloture ( Somme ) ;
som.empiler: :WriteAccess (r);
som.empiler: :Lecture (rl);
som.empiler: :Lecture (r2);
som.FermerContexte() ;
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F1G. 3.10 — Exemple de calcul du n’™ terme de la suite de fibonacci.

vols de tache effectués par I'ordonnancement, lorsque ce protocole est utilisé. Nous
avons montré dans ce chapitre que ce résultat pouvait étre étendu aux graphes de
précédence associés au modeéle déterminisite non contraint. Enfin, nous avons montré
que le protocole de cohérence "flot de données" pouvait étre implanté efficacement
et quune borne sur le nombre de défauts de page similaire & la cohérence DAG
pouvait étre calculée. Cette borne est dépendante du nombre de taches exportées et
de la construction dynamique du graphe de flot de données de I’application. Parmi
les ordonnancements considérés dans le chapitre 5 nous proposerons un algorithme
permettant de majorer le nombre de taches exportées. Cet ordonnancement tire donc
partie du protocole de cohérence "flot de données" détaillé dans ce chapitre.

Dans le chapitre suivant, nous décrivons une implantation possible d’une mémoire
partagée basée sur le protocole de cohérence "flot de données". Pour cela, on considére
que les programmes sont écrits en utilisant les instructions de la machine abstraite
que nous avons présentées dans ce chapitre.
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Chainage des accés dans une pile distri-
buée

Dans ce chapitre, nous décrivons un mécanisme de pile cactus étendue dont 1’ob-
jectif est de permettre 'implantation efficace d’ordonnancements distribués. Ce mé-
canisme est basé sur le couplage d’un mécanisme d’allocation & 1’aide d’une pile et
d’une gestion distribuée du flot de données. L’utilisation d’une pile permet d’opti-
miser les allocations mémoire en réduisant leur cotit & celui d’une incrémentation de
pointeur. La gestion du flot de données permet quant & elle d’implanter le protocole
mémoire flot de données. Cette implantation est basée sur la machine abstraite du
chapitre précédent. Nous présentons dans un premier temps le fonctionnement de la
pile en détaillant 1’allocation des taches et le chainage permettant la gestion du flot
de données. Nous détaillons ensuite le fonctionnement de la pile lorsqu’un algorithme
d’ordonnancement basé sur I’exportation de taches est utilisé. Bien que ce mécanisme
soit optimisé pour cet ordonnancement, nous montrerons comment il peut aussi étre
utilisé lorsqu’un algorithme d’ordonnancement statique est utilisé. Enfin, nous dis-
cuterons du couplage de stratégies d’ordonnancement statiques et dynamiques dans
la derniére section de ce chapitre.

4.1 Construction du graphe de flot de données

Dans cette section, nous présentons les mécanismes d’allocation et de construction
dynamique du graphe de flot de données basés sur la machine abstraite présentée
dans le chapitre précédent. Ce mécanisme a pour objectif de permettre ’exécution
des taches avec un surcolt aussi faible que possible lorsque celles-ci sont exécutées de
maniére séquentielle, tout en permettant 'exécution distribuée a grande échelle des
programmes. Comme dans [21], nous proposons d’utiliser une structure de données
appelée "cloture" pour stocker le graphe de flot de données. Une cloture représente
I’exécution future d’une tache. Elle est constituée de la fonction & exécuter par la
tache et de ’ensemble de ses paramétres. Chaque paramétre est "représenté" dans la
cloture a ’aide d’une structure de donnée appelée "accés". Le graphe est construit
en chainant les "accés" & une méme donnée partagée dans ’ordre de référence.

Dans cette section, nous détaillons dans un premier temps le mécanisme de pile
permettant ’allocation des "clotures" du graphe, avant de détailler le chainage des
"accés" permettant de calculer le flot de données d’une application.

7
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Chainage des accés dans une pile distribuée

Bloc d’activation main j| Bloc d’activation main | 1| Bloc d’activation main [[<7 | Bloc d’activation main |
Donnée a Donnée a Donnée a Donnée a
Donnée b Donnée b Donnée b Donnée b
Cloture T1, a W Cloture T1, a Cloture T1, a
Cloture T2, a, b Cloture T2, a, b Cloture T2, a, b Cloture T2, a, b
.| Bloc d’activation T1 [ : Bloc d’activation T1 : l.d| Bloc d’activation T1 |
Cloture T11, a W Cloture T11,a
,I Bloc d’activation T11 F

Accroissement ¢ Accroissement ¢ Accroissement ¢ Accroissement ¢
de la pile de la pile de la pile de la pile
a) b) c) d)

Bloc d’activation main | Bloc d’activation main {7 Bloc d’activation main

Donnée a Donnée a Donnée a

Donnée b Donnée b Donnée b

Cloture T1, a Cloture T1, a Cloture T1, a

Cloture T2,a, b W Cloture T2,a, b

,I Bloc d’activation T2 I—

Accroissement ¢ Accroissement ¢ Accroissement ¢ Accroissement ¢
de la pile de la pile de la pile de la pile
e) f) 9) h)

Cloture en cours d’exécution Bloc d’activation

F1G. 4.1 — Evolution de la pile lors de ’exécution du programme de la figure 4.3

4.1.1 Allocation des clétures dans une pile

Plusieurs solutions peuvent étre envisagées pour ’allocation de clétures du graphe.
La premiére consiste & utiliser 1’allocateur standard du langage de programmation
utilisé (les opérateurs new et delete du langage C++ dans le cas d’Athapascan).
La "réentrance" de ces opérateurs est généralement garantie par les langages. Ce-
pendant, lorsqu’une machine mutliprocesseurs & mémoire partagée est utilisée, une
contention non négligeable sur les sections critiques liées & ces opérateurs peut inter-
venir principalement & grain fin. De plus, ces contentions peuvent intervenir méme
si tous les processeurs de la machine travaillent sur des parties disjointes du graphe.

Afin d’éviter ces contentions, nous proposons d’allouer les clotures du graphe
de flot de données dans un ensemble de piles dont le fonctionnement est proche de
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1 Debut de 1l’exécution d’une tache:
2 Empilement d’un nouveau bloc d’activation.

4 Création d’une téache:
5 Allocation d’une cldéture dans le bloc d’activation courant.

7 Fin de 1’exécution d’une tache:

8 Si le bloc d’activation contient des cldtures non exécutées;
9 Exécution de la tache associée a la prochaine cléture

10 du bloc d’activation courant.

11 Sinon

Dépilement du bloc d’activation.

Fi1G. 4.2 — Exécution des taches dans une pile suivant l'ordre de référence

la pile standard de nombreux langages de programmation (C+-, Java,...). Comme
dans Lazy Threads [29], une pile est composée d’un ensemble de blocs mémoire de
taille fixe pouvant contenir un grand nombre de clotures. Ces blocs sont alloués avec
I’allocateur standard du langage utilisé. Initialement, une pile est composée d’un
seul bloc. L’allocation (respectivement la désallocation) d’une nouvelle cloture dans
la pile revient & incrémenter (respectivement décrémenter) le pointeur de sommet de
pile. Lorsque le pointeur de sommet de pile atteint la fin du bloc courant, un nouveau
bloc est alloué et chainé avec le bloc précédent.

L’ordre séquentiel d’exécution des taches est la principale différence entre une
pile standard et la pile que nous proposons. Dans une pile standard, lors d’un appel
de fonction, le flot d’exécution est transmis de la fonction mére a la fonction fille.
Dans notre cas, 'ordre d’exécution séquentiel est ’ordre de référence défini dans
la description de la machine abstraite du chapitre précédent. Lors de la création
d’une téche, la tidche mére conserve la main jusqu’a la fin de son exécution. Le flot
d’exécution est ensuite transmis & la premiére tache qu’elle a créée. Dans les deux
cas, un nouveau "bloc d’activation" est alloué dans la pile au début de ’exécution de
chaque tache ou fonction. Dans le cas d’une pile standard, le bloc d’activation permet
de stocker les variables locales & la fonction. Dans notre cas, le bloc d’activation
permet de stocker les nouvelles clotures qui seront allouées par la tache. L’algorithme
décrit dans la figure 4.1.1 suivant décrit le fonctionnement de cette pile.

La figure 4.1 illustre les différentes étapes de 1’évolution de la pile associée au
programme de la figure 4.3. La partie a) de cette figure montre 1’état de la pile aprés
I’exécution de la fonction main. La pile contient donc les deux données a et b ainsi
que les clotures t1 et t2. Dans la partie b), la fonction main a terminé son exécution
et a passé la main a la premiére tiche qu’elle a créée. Un nouveau bloc d’activation
associé & ’exécution de t1 a donc été empilé. La tache t1 crée quant a elle la tache
t11 ce qui produit la pile présentée dans la partie c). Cette nouvelle tache n’a pas de
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1 procedure main() { 13 procedure T1(Donnée a) {

2 Donnée a, b; 14 Tache t11 =

3 Tache tl1 = 15 AllocationCloture( T11 ) ;
4 AllocationCloture( T1 ) ; 16 t11.insérer Ecriture (a);

5 t1.insérer Ecriture (a) ; 17 t11.FermerContexte() ;

6 t1.FermerContexte() ; 18}

7 Tache t2 = 19

8 AllocationCloture( T2 ); 20 procedure T2(Donnée a, Donnée b)
9 t2.insérer Lecture (a) ; a2 { ...}

10 t2.insérer Ecriture (b) ; 22

11 t2.FermerContexte() ; 23 procedure T11(Donnée a)

12} 24 { ...}

FiG. 4.3 — Programme associé & la pile présentée a la figure 4.1.

fille, aprés son exécution, le bloc d’activation qui lui est associé est supprimé de la
pile (partie d) de la figure). De la méme maniére, la tache t1 n’a pas d’autres filles &
exécuter, son bloc d’activation est donc a son tour dépilé. La main passe ensuite a la
deuxiéme téache fille de la fonction main (partie f) de la figure) avant que les derniers
blocs d’activations ne soient dépilés et que l’exécution se termine (parties g) et h) de
la figure).

4.1.2 Couplage du mécanisme de pile et de la gestion du flot de
données

La gestion du flot de données de ’application est effectuée en chainant les accés
aux données partagées. Un nouvel accés est inséré dans la cloture au moment de
I’exécution de l'instruction tache.inserer mode (donnée) de la machine abstraite.
Cette structure de donnée contient le mode d’accés et une référence vers la donnée
partagée considérée, ainsi que les pointeurs prédécesseur et successeur permettant de
doublement chainer chaque accés & une donnée partagée, suivant 1’ordre de référence.
Les régles suivantes permettent de construire le chainage lorsqu’une nouvelle cloture
c accédant une donnée partagé d est allouée. Dans ce cas, un nouvel acces a est créé
dans la cloture.

1. La cloture ¢ déclare le premier accés & la donnée d : la chaine est créée et ne
contient que a.

2. Le prédécesseur immédiat ¢’ ayant déclaré un acceés o’ a la donnée d appartient
au méme bloc d’activation que la cloture c. L’acceés a est inséré dans la chaine
associée & d, immédiatement aprés a'.

3. La cloture c est allouée dans un bloc nouvellement créé, ou n’a pas de prédé-
cesseur accédant d dans le bloc d’activation courant. Dans ce cas, la référence
vers la donnée d & été transférée par la tdche mére de ¢ dont la cléture est
allouée dans le bloc d’activation qui précéde le bloc d’activation courant dans
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Bloc d’activation fibo(n,r)

Fibo(n-1, r1)
n-1 Lecture

rl Ecriture

fibo(n-2, r2)
,,,,,,,, n-2lecure

r2 Ecriture

Sum(r,rl,r2)
R Ecriture -

r2 Lecture

Bloc d’activation fibo(n-1,r)

Fibo(n-2, r1)
_______n-2lecture

r1 Ecriture

fibo(n-3, r2)
_______n-8lecture

r2 Ecriture

Sum(r,rl,r2)
R Ecriture —

r2 Lecture

Accroissement ¢
de la pile

Fi1G. 4.4 — Chainage des acces.

la pile. L’accés a est dans ce cas inséré dans la chaine immédiatement aprés
l'accés déclaré par la tdche mére.

N

La figure 4.4 illustre ce chainage en décrivant la pile & un instant donné de
I’exécution du programme de la figure 3.10. La tache fibo(n) a terminé son exécution
et a donné la main a la premiére tache qu’elle a créée fibo(n—1) qui a son tour vient
de terminer son exécution. Le chainage des successeurs est représenté par les fléches.
Le chainage des prédécesseurs est 1’opposé du chainage des successeurs et n’est pas
représenté sur la figure pour des raisons de lisibilité.

4.2 Parcours du graphe en O(1) pour 'ordonnancement

L’avantage de la construction d’un tel chainage est double. Il permet d’abord de
déduire un graphe de précédence des taches allouées dans la pile & un instant donné,
mais aussi de calculer le détail du flot de données entre les taches entrainant ces
dépendances. Ainsi, lorsqu’une téche ¢ produit une donnée d (acceés déclaré en écri-
ture), 'ensemble des taches successeurs de ¢ suivant d peut étre simplement calculé
en parcourant la chaine des accés associée & d. De la méme maniére, I’ensemble des
prédécesseurs d’une tache peut aisément étre calculé en utilisant ce chainage. Il est
donc possible de proposer une interface de parcours du graphe de flot de données dont
chaque opération est effectuée a coiit constant O(1). L’interface que nous proposons
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1 G = le_graphe_de_l_application();

2 IterToutesLesTaches it_taches = G.DebutToutesLesTaches();
3 tant que (it_taches != G.FinToutesLesTaches() ) {

4 Tache t = *it_taches;

5 IterSuccTache it_succ = t.DebutSuccesseurs();
6 tant que (it_succ != t.FinSuccesseurs() ) {
7 Donnee d = *it_succ;

8 P

9 it_succt++;

10 }

11 it_taches++;

FiG. 4.5 — Exemple d’utilisation des iterateurs de l'interface pour ’ordonnancement
associée a la machine abstraite.

est basée sur la notion d’itérateurs [62]. Un itérateur est un objet permettant de par-
courir les éléments d’un ensemble d’objets de méme type. Chaque itérateur que nous
proposons permet de parcourir un ensemble de noeuds du graphe, par exemple les
successeurs ou les prédécesseurs d’une tiche, en respectant dans tous les cas 'ordre
de référence. A chaque itérateur sont associées les méthodes suivantes permettant de
parcourir et d’accéder aux noeuds du graphe :

++ : permet de passer & ’élément suivant dans ’ordre de référence.

-- : permet de passer a l’élément précédent dans ’ordre de référence.

* : retourne 1’élément pointé par l'itérateur en utilisant la méme syntaxe que

pour les pointeurs du langage C (par exemple *it).

L’interface que nous proposons est composée de plusieurs type d’itérateurs :

— Itérateur sur toutes les taches du graphe : IterToutesLesTaches.
Itérateur sur les tiches prétes : IterTachesPretes.
Itérateur sur tous les noeuds "donnée" du graphe : IterToutesLesDonnées.
Itérateur sur les successeurs d’une tache : IterSuccTache.
— Itérateur sur les prédécesseurs d’une tache : IterPredTache.
— Itérateur sur les successeurs d’un noeud "donnée" : IterSuccDonnée.
— Itérateur sur les prédécesseurs d’un noeud "donnée" : IterPredDonnée.

Un itérateur peut étre dans ’état "non initialisé", peut pointer sur un élément
du graphe (en fonction de son type) ou peut prendre la valeur d’'un marqueur de fin.
Cette valeur est prise lorsque la méthode ++ (respectivement --) est appelée alors
que l'itérateur pointe sur le dernier (respectivement premier) élément.

L’initialisation des itérateurs est effectuée a ’aide des méthodes suivantes :

DebutToutesLesTaches() : retourne un itérateur de type IterToutesLesTaches

initialisé sur la premiére tache créée dans l'ordre de référence.

FinToutesLesTaches() : retourne un itérateur de type IterToutesLesTaches
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initialisé sur un marqueur de fin.
DebutTachesPretes() : retourne un itérateur de type IterTachesPretes ini-
tialisé sur la premiére tache préte dans I'ordre de référence.
FinTachesPretes() : retourne un itérateur de type IterTachesPretes initialisé
sur un marqueur de fin.

DebutToutesLesDonnées() : retourne un itérateur de type IterToutesLesDonnées

initialisé sur le premier noeud "donnée" du graphe.
FinToutesLesDonnées() : retourne un itérateur de type IterToutesLesDonnées
initialisé sur un marqueur de fin.
Les méthodes disponibles sur un noeud tache sont :
DebutSuccesseurs() : retourne un itérateur de type IterSuccTache initialisé
sur le premier noeud "donnée" successeur de la tache.
FinSuccesseurs() : retourne un itérateur de type IterSuccTache initialisé sur
un marqueur de fin.
DebutPredecesseurs() : retourne un itérateur de type IterPredTache initialisé
sur le premier noeud "donnée" prédécesseur de la tache.
FinPredecesseurs() : retourne un itérateur de type IterPredTache initialisé
sur un marqueur de fin.
Enfin, les méthodes disponibles sur un noeud "donnée" sont :
DebutSuccesseurs() : retourne un itérateur de type IterSuccDonnee initialisé
sur la premiére tache successeur du noeud "donnée".
FinSuccesseurs() : retourne un itérateur de type IterSuccDonnee initialisé sur
un marqueur de fin.
DebutPredecesseurs() : retourne un itérateur de type IterPredDonnee initia-
lisé sur la premiére tache prédécesseur du noeud "donnée".
FinPredecesseurs() : retourne un itérateur de type IterPredDonnee initialisé
sur un marqueur de fin.
La figure 4.5 donne un exemple d’utilisation de ces itérateurs. La premiére ligne
permet de récupérer une référence sur le graphe de l'application. A la ligne 2, un
itérateur sur toutes les taches est déclaré et initialisé. Les lignes 3 & 12 permettent
de parcourir toutes les taches du graphe. Pour chacune de ces taches, les noeuds
"donnée" successeurs sont parcourus (lignes 6 & 10).

4.3 Exportation de taches

Dans cette section, nous présentons le fonctionnement de la pile lorsqu’un al-
gorithme d’ordonnancement dynamique basé sur ’exportation de taches est utilisé.
La décision d’exporter une tiche dépend de ’algorithme d’ordonnancement utilisé.
Un algorithme basé sur du vol de travail permettant de borner le nombre de taches
exportées est présenté dans le chapitre suivant.

De la méme maniére que dans le langage Cilk [11, 25] ou dans Lazy Threads
[29], la pile présentée précédemment devient une pile "cactus" au moment ol une
tache est exportée sur un autre processeur. Une deuxiéme branche de la pile est alors
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Bloc d’activation fibo(n,r) Bloc d’activation
Fibo(n-1, rl) fibo(n—2, r2)
n-1 Lecture n-2 Lecture
””””” rl Ecriture evolew FoTT e e
aoture VerS —
fibo(n=2, r2)  genvoi @€ \a Envoi et Signalisation
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””””” r2 Ecriture /
TG V\/\W— Bloc d’activation fibo(n-2,r2)
- Sigl -
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””””” r2 Lecture
Accroissement + Accroissement *
de la pile de la pile

F1a. 4.6 — Exportation d’une cloture : la pile devient une pile cactus.

créée & partir de celle du processeur initialement propriétaire de la tache. Chaque
processeur est associé & une branche de la pile.

Si le processeur sur lequel la tache choisie est exportée est un processeur distant,
les données en entrée de la tache exportée sont envoyées avec la cloture. Une nouvelle
pile est alors créée sur le processeur cible pour stocker la cléture exportée. La figure
4.7 illustre ce mécanisme. La partie gauche de cette figure représente la pile du
processeur initial de la cléture et la partie droite celle du processeur cible. La cloture
fibo(n-2, r2) est choisie pour étre exportée, elle est alors entiérement recopiée vers
la branche du processeur cible.

Quelle que soit la stratégie choisie, ’exportation d’une ou plusieurs clotures im-
plique l'introduction de nouvelles synchronisations et communications de données.
Si une tache non préte est exportée, celle-ci ne peut pas commencer son exécution
tant que ses paramétres n’ont pas été produits sur le processeur initial et envoyés sur
le processeur cible. De la méme maniére, les taches successeurs d’une tache exportée
qui sont restées sur le processeur initial, ne peuvent pas commencer leur exécution
tant que le processeur cible n’a pas envoyé les résultats produits par les taches ex-
portées. Nous proposons de traiter ces cas de figure en insérant, lorsque cela est
nécessaire des clotures "d’envoi et de signalisation" aux endroits nécessaires dans
les piles des processeurs voleurs et volés. Dans la figure 4.7, la cléture "Envoi et
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T1 ’*b Ec T1 [bEc T3 d Ec ;‘
T2 ?b Le cEcy T2 ?b Le cEcT Tes dLe
T3 >bLe dEd] Tes >blLe T7 dlel
T4 clLeg T4 cLe?
T5 c Le<j T5 clLe j
T6 dLet T6 Nonpréte dLe
T7 d Leg T7  Volée
d) e) f)

F1G. 4.7 — Génération des taches d’envoi et de signalisation.

Signalisation" a pour objectif d’envoyer sur le processeur volé la donnée r2 dés que
celle-ci aura été produite et de signaler sa production aux clotures qui devront la
consommer. Coté processeur initial, les clotures "d’envoi et de signalisation" des pa-
rameétres en entrée des tiches exportées peuvent étre insérées dans la pile & la place
des taches exportées. De cette maniére, on aura l’assurance que ces téaches ne se-
ront exécutées que lorsque les données qu’elles doivent envoyer auront été produites
sans changer ’ordre d’exécution local des taches ni le fonctionnement standard de la
pile. Les taches dépendantes des taches exportées sont quant a elles marquées non
prétes. Coté voleur, il suffit d’empiler les clétures d’envoi et de signalisation aprés
la derniére tache accédant la donnée & envoyer. Suite a ’exportation d’une clotures,
d’autres clotures de la pile initiale sont éventuellement devenues non prétes. Le trai-
tement associé a ce cas de figure dépend de 'algorithme d’ordonnancement choisi.
L’algorithme d’ordonnancement dynamique présenté dans le chapitre suivant inclut
un tel traitement.

4.4 Execution paralléle par placement statique des taches

Dans le cas particulier ou le graphe de flot de données est entiérement construit
dans une seule tiche du programme (la tiche principale par exemple), il est souvent
préférable d’utiliser un algorithme d’ordonnancement statique pour placer efficace-
ment les tdches du graphe de flot de données. Il est alors possible d’appliquer les
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optimisations présentées dans [21] dans le cadre du développement d’une version
d’Athapascan dédiée & ce type d’applications. En particulier, la connaissance du
graphe de flot de données de I'application sur chaque noeud de la machine permet
la génération d’un schéma de communication unidirectionnel optimal. Dans cette
section, nous présentons les adaptations de ces optimisations au mécanisme de pile
présenté dans ce chapitre.

Le modéle d’exécution associé a ce type d’ordonnancement proposé dans [21] a
donc été mis & jour pour prendre en compte les spécificités du mécanisme de pile,
mais aussi pour lever certaines contraintes. En particulier, aucune hypothése n’est
faite sur le site d’exécution de la tache générant le graphe. En effet, dans [21], le mo-
déle d’exécution était bati sur I’hypothése forte que la tache générant le graphe était
exécutée sur chaque site participant au calcul et qu’un algorithme d’ordonnancement
déterministe était appliqué sur le graphe construit. Cette approche avait pour avan-
tage d’éviter de diffuser la totalité du graphe et son ordonnancement. Cependant,
elle imposait que le graphe soit construit uniquement par la tache principale ou aprés
une barriére globale sur tous les processeurs. Dans un cadre plus général, il peut étre
intéressant d’appliquer ce type de stratégie sur le graphe construit par n’importe
quelle tache de l'application mais aussi d’autoriser I'utilisation d’ordonnancement
non déterministe. Pour cette raison, nous proposons le modéle d’exécution suivant
en six étapes :

1. Exécution de la téche principale et construction de la pile contenant le graphe
de flot de donnée.

2. Ordonnancement puis diffusion de la pile & tous les noeuds participant au
calcul.

3. Sur chaque noeud, création d’une nouvelle pile vide.

4. Sur chaque noeud, parcours de la pile contenant le graphe et calcul pour chaque
noeud "donnée" d’un identifiant de communication et de ’ensemble des sites
de diffusion. Ces informations sont empilées dans la nouvelle pile locale.

5. Sur chaque noeud, deuxiéme parcours de la pile contenant le graphe, empile-
ment des taches locales dans la nouvelle pile ainsi que des taches d’envoi et
de signalisation. A chaque tache est associé un compteur du nombre de para-
meétres en entrée produit & distance. Lorsqu’une donnée produite a distance est
réceptionnée, le compteur des taches locales devant consommer cette donnée
est décrémenté. Lorsque ce compteur a la valeur zéro, la tache est considérée
comme préte & s’exécuter.

6. Sur chaque noeud, lancement de 1’exécution.

La phase de génération des communications est une phase prépondérante dans ce mo-
deéle d’exécution puisque la connaissance sur chaque noeud de la totalité du graphe
et de son placement permet de générer des communications unidirectionnelles entre
les taches du graphe. De plus, dans le cas ot les lecteurs d’une méme donnée parta-
gée sont distribués sur plusieurs noeuds de la machine, il est possible d’utiliser des
primitives de diffusion efficaces.
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1 G = le_graphe_de_l_application();

2 IterToutesLesDonnees it_donnees = G.DebutToutesLesDonnees();
3 Tant que(it_donnees != G.FinToutesLesDonnees() ) {

4 Tableau sitediffusion[ ];

5

6 Si local((*it_donnees).SiteProducteur()) == faux {
7 (*it_donnees) .marquer_non_pret();

8 }

9

10 Si local((*it_donnees).SiteProducteur()) == vrai {
11 TacheEnvoiSignalisation

12 tes((*it_donnees) .SitesConsommateurs()) ;

13 AjouterConsommateur (#t_pred_donnee, tes);

14 }

15 it_donnees++;

Fi1G. 4.8 — Algorithme de génération des taches d’envoi et de signalisation.

Du point de vue synchronisation, la phase de génération des communications
revient & modifier le graphe de flot de données en y insérant des téches chargées
de communiquer les données entre processeurs. L’algorithme de génération de ces
taches dans le graphe de flot de données est présenté dans la figure 4.8. Dans cet
algorithme, la fonction local(t) retourne un booléen dont la valeur est vrai lorsque
la tache ¢ a été ordonnancée sur le site local. La fonction site(t) retourne un entier
dont la valeur représente le site d’exécution de la tache . L’accés au site producteur
est effectué a l'aide de la méthode d.SiteProducteur() et ’accés & 1’ensemble des
consommateurs est effectué par la méthode d.SitesConsommateurs(). Enfin, la fonc-
tion AjouterConsommateur(d, t) est utilisée pour rajouter la tache ¢t dans le graphe
comme consommatrice de la donnée d. La tache ¢ étant une tache d’envoi et de
signalisation, la donnée d est toujours le seul paramétre de la tache ¢.

Cet algorithme est basé sur le parcours des noeuds "donnée" du graphe de flot
de données (lignes 2,3 et 15). Deux cas sont alors a traiter :

1. Le producteur de la donnée est distant et au moins un des consommateurs est
local.

2. Le producteur de la donnée est local et au moins un des consommateurs est
distant.

Le premier cas est traité par les lignes 6, 7 et 8. Le noeud "donnée" courant est
simplement marqué non prét. Une tiche d’envoi et de signalisation exécutée sur le
site producteur aura la charge d’envoyer la valeur et de passer le noeud "donnée"
dans 'état prét. L’exécution de la partie du graphe qui succéde ce noeud "donnée"
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@ Tache sur processeur 1 €& Tache sur processeur 3
® Tache sur processeur 2

E Donnée non prete, dépendante d’une communication

Fi1G. 4.9 — Génération statique des taches d’envoi et de signalisation (notées Tes).

pourra alors éventuellement commencer. Le deuxiéme cas est traité de la ligne 10 a
la ligne 14. Une tache d’envoi et de signalisation est initialisée avec ’ensemble des
noeuds consommateurs de la donnée courante (ligne 11 et 12). Cette tache a pour
objectif de diffuser la donnée aux sites consommateurs excepté le site courant (dans
le cas ou le site courant est aussi consommateur). Cette tache étant successeur du
noeud donnée (ligne 13), son exécution ne pourra commencer qu’apreés sa production,
garantissant ainsi la diffusion de la bonne valeur.

La figure 4.9 donne un exemple de génération des taches d’envoi et de signalisa-
tion. Les parties a) et b) montrent un exemple de graphe de flot de données ainsi
que la pile associée aprés 'exécution de la tache principale et de 'ordonnancement
du graphe. Les parties ¢), e) et g) montrent 1’état du graphe du flot de données sur
les trois processeurs participant a 1’exécution aprés la phase de génération des com-
munications. Les parties d), ) et h) montrent la pile générée sur chaque processeur.

Le mécanisme présenté dans cette section est totalement indépendant de 1’al-
gorithme d’ordonnancement choisi. L’algorithme présenté dans la section 5.1 sera
utilisé pour valider cette approche.
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4.5 Couplage ordonnancement statique, ordonnancement
dynamique

Il existe de nombreux cas pour lesquels il peut étre intéressant de remettre en
cause l'ordonnancement statique effectué initialement. Une ou plusieurs machines
peuvent par exemple subir une hausse de charge inattendue au cours de ’exécution.
Il peut aussi s’avérer que l'algorithme d’ordonnancement statique utilisé ne soit pas
suffisamment adapté & ’application et & la machine cible.

Cette remise en cause peut étre effectuée en couplant un ordonnancement sta-
tique, qui sera utilisé pour effectuer un préplacement des tdches du graphe de flot
de données et un algorithme d’ordonnancement dynamique utilisé pour équilibrer la
charge au cours de ’exécution.

Du point de vue du mécanisme de pile présenté dans les sections précédentes,
les piles construites statiquement sur chaque site en utilisant le modéle d’exécution
de la section 4.4 peuvent parfaitement étre remises en cause en utilisant les méca-
nismes décrits dans la section 4.3. Cependant, deux problémes importants restent &
résoudre :

1. Quand déclencher une remise en cause ?
2. Quelles taches voler pour que la remise en cause soit bénéfique ?

Le déclenchement d’une remise en cause sur inactivité semble toujours étre une bonne
solution. Il est toutefois difficile d’évaluer le temps pendant lequel le processeur va
rester inactif et donc d’évaluer s’il peut étre bénéfique de remettre en cause 'ordon-
nancement initial ou non.

Pour ce qui est des taches a voler, il est impératif de choisir une tache qui peut
permettre de déclencher 1’exécution des taches non prétes chez le voleur. Les algo-
rithmes basés sur la connaissance du graphe de flot de données présentés dans la
section 4.3 peuvent dans ce cas étre utilisés.

4.6 Conclusion

Dans ce chapitre, nous avons présenté le couplage d’un mécanisme d’allocation a
base de pile cactus avec un mécanisme de gestion distribuée du flot de données. Quel
que soit le type de stratégie d’ordonnancement utilisée (statique o dynamique), nous
avons montré que les mécanismes de dégénération distribuée permettent de générer
automatiquement des communications de type "unidirectionnelles" pour les échanges
de données du programme. Les mécanismes de dégénération séquentielle basés sur un
allocateur de type pile "cactus" permettent, quant & elle, de limiter le surcott lié a la
création des taches. Dans le chapitre suivant, deux algorithmes d’ordonnancement,
I’'un dynamique ’autre statique, permettant de tirer partie des particularités de ces
mécanismes sont présentés.
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Intégration de stratégies d’ordonnance-
ment

Nous proposons dans ce chapitre d’étudier l'intégration de deux stratégies d’or-
donnancement permettant de tirer partie des mécanismes présentés dans les chapitres
précédents. Nous présenterons dans un premier temps une stratégie d’ordonnance-
ment dynamique basée sur du vol de travail. Nous montrerons que cet algorithme
permet de majorer le nombre de vols réussis et donc le nombre de taches exportées
intervenant au cours de 1’exécution d’un programme. Ce résultat permet d’affiner la
borne du nombre de défauts de page présentée dans le chapitre 3 lorsque le protocole
de cohérence "flot de données" est utilisé.

Nous étudierons ensuite un algorithme d’ordonnancement statique basé sur le
regroupement des données partagées du programme dans les différents modules de
mémoire disponibles. Nous proposons d’effectuer ce regroupement en construisant un
graphe de dépendance de données et en utilisant une bibliothéque de partitionnement
comme Scotch [50] ou Metis [39] pour le calculer. Les taches du programme sont
ensuite distribuées en fonction des données auxquelles elles accédent en suivant la
régle OCR (Owner Compute Rule).

5.1 Ordonnancement par vol de travail

Nous proposons ci-dessous un algorithme d’ordonnancement distribué de type
vol de travail pour un programme basé sur la machine abstraite présentée dans le
chapitre 3. Les performances théoriques de cet algorithme d’ordonnancement seront
analysées en prouvant l'existance d’'une majoration du nombre de vols réussis. Dans
ce type d’algorithmes, lorsqu’un processeur devient inactif, il passe a ’état "voleur"
et cherche a récupérer du travail sur les autres processeurs. Cet état reste inchangé
tant qu’une tache préte n’a pas été importée ou qu'un signal de terminaison n’a pas
été recu. L’exportation d’une tache correspond donc & ’exécution de celle-ci sur un
site différent de celui ot elle a été créée ; un vol réussi correspond donc & ’exportation
d’une tache (voir le chapitre 3).

5.1.1 Ordonnancements par vol de travail existants

Pour les programmes de la classe déterministe non contraint, les algorithmes par
vol de travail (work-stealing) peuvent étre classés en deux catégories :

— LIFO-local. Chaque processeur gére localement ses taches dans une pile LIFO ;

lorsqu’une nouvelle tache est créée, la tdche meére est empilée (i.e. la continua-
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tion) et la tache fille commence son exécution. Lorsqu’une tache se termine

ou qu’une opération de synchronisation bloquante est exécutée, trois cas sont
distingués :

— si la pile n’est pas vide, la derniére tache préte empilée est exécutée (i.e.
exécution locale en profondeur d’abord);

— ¢i la pile est vide, un autre processeur dont la pile est non vide est choisi; la
tache la plus ancienne dans la pile de ce processeur est volée (FIFO).

— la terminaison d’une tache F' peut rendre préte la tidche P qui l'avait créée :
P a pu étre volée par un autre processeur pendant ’exécution locale de F' et
P était bloquée sur une opération de synchronisation sur la fin de F. Dans
ce cas, le processeur qui vient de terminer F' reprend l’exécution de P.

Plusieurs systémes incluent un tel ordonnancement (Cilk, LazyThreads, Sa-

tin,...). Dans le cas des programmes du modéle strict, cet ordonnancement
permet une bonne localité : le nombre de vols réussis est majoré par O(p.T'c0)

avec une bonne probabilité, au prix d’'un espace mémoire éventuellement im-

portant mais majoré par O(p.S1).

— DF-global. Toutes les taches sont ordonnées selon un ordre séquentiel total;
lorsqu’un processeur devient inactif, il vole le thread prét le plus prioritaire
selon cet ordre. Dans le cas d'un programme paralléle récursif, l'ordre total est
Pordre "profondeur d’abord". L’exécution distribuée respecte donc cet ordre
au plus prés; & chaque top, au plus p — 1 threads sont exécutés de maniére
prématurée par rapport & 'exécution séquentielle "profondeur d’abord", ce qui
permet de limiter I'espace mémoire requis & S1+0(p.Tw ). Par contre, le nombre
d’exportations est important, majoré par O(T}/p + T~ ), ce qui entraine une
perte de localité.

L’implémentation DF-global proposée dans [48] est un compromis entre les deux
précédents ordonnancements LIFO-local et DF-global. Ici, le nombre de piles peut
étre supérieur au nombre de processeurs. A un instant donné, un processeur actif ne
posséde qu’une seule de ces piles. Comme dans LIFO-local, chaque pile est exécutée
localement par le processeur actif qui la posséde selon ’ordre séquentiel "profondeur
d’abord" ; de plus, les différentes piles sont (doublement) chainées entre elles dans
une liste R selon I'ordre séquentiel profondeur d’abord, y compris celles qui ne sont
pas associées a un processeur. Lorsqu’un processeur se bloque ou termine 1’exécution
de toutes les taches d’une pile, il relache la propriété de sa pile et vole une téche
préte en sommet de 1'une des p premiéres piles de R. La tache volée est la tache
préte la plus prioritaire selon 'ordre séquentiel global, & la différence de la stratégie
LIFO-local qui peut voler dans n’importe quelle pile.

Lorsqu’une téche termine son exécution, deux cas sont distingués :

— Si sa tiche mére est dans la pile locale : elle est dépilée selon 'ordre normal

LIFO et son exécution reprend ;

— Si sa tache meére a été volée et figure dans une autre pile P’. Dans le cas ou
la tache mére est bloquée sur une synchronisation et que la terminaison de la
tache courante rend sa tache mére préte, le processeur relache la propriété de sa
pile courante et prend la propriété de la pile P’ dont il redémarre I’exécution.
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Enfin, lorsqu’un processeur est inactif (ne posséde pas de pile en cours d’exécution),
il cherche & voler une des p premiéres piles (qui peuvent étre éventuellement en cours
d’exécution sur 1'un des processeurs) jusqu’a trouver la plus ancienne tache préte!.
Cette tache est alors volée (comme dans LIFO-local) et une nouvelle pile est créée
pour son exécution; cette nouvelle pile est insérée dans R juste aprés la pile qui
possédait la tache avant le vol.

L’inconvénient de cette structure est la gestion dynamique de la liste R, qui peut
posséder un nombre de piles trés supérieur au nombre de processeurs. Ce nombre
est majoré par O(K.p.T) [48]; K est un parameétre entier qui spécifie le volume
mémoire maximal qu’un processeur peut allouer entre deux vols consécutifs. K peut
étre ajusté dynamiquement par l'utilisateur. Si K est fixé & une constante petite,
l’algorithme DF-Deques [48] a le méme comportement que DF-Global : la taille de
R est faible — O(p.T~) — mais le nombre d’exportations, majoré par O(11/p + T ),
est important ce qui entraine une perte de localité.

Dans la suite, nous proposons un algorithme d’ordonnancement de vol de type
LIFO-local basé sur la machine abstraite du chapitre 3 et sur le mécanisme de pile
présenté dans la section précédente. A la différence des algorithmes précédents, basés
sur une exécution "profondeur d’abord" (DF pour Depth first), le programme est
exécuté selon l'ordre de référence (RO pour Reference Order). A la différence de DF-
Deques, le nombre de piles est limité & #L pour limiter le nombre d’exportations.

5.1.2 Ordonnancement RO-local /FIFO-distribué

Dans cette section nous proposons un algorithme d’ordonnancement original ap-
pelé RO-local /FIFO-distribué. Dans cet ordonnancement, ’exécution séquentielle est
effectuée selon l'ordre de référence (RO-local) présenté dans la section 3.2.

Dans cet algorithme, on considére qu’une tache ¢ est préte si tous les parameétres
auxquels elle accéde en lecture ont été produits et que les prédécesseurs dans 'arbre
de création des taches de t sont démarrés.

L’ordonnancement favorise I’exécution locale "profondeur d’abord" ; mais en cas
de vol sur un autre processeur, afin d’éviter qu'une tache préte reste longtemps sans
étre volée, 'ordonnancement choisit toujours prioritairement une tache préte parmi
les plus anciennes. A tout processeur i est associée une liste L; de piles dont il
controle ’exécution. L'une de ces piles est en cours d’exécution sur le processeur;
elle est pointée par le pointeur de pile courant P; du processeur ¢. La tache en cours
d’exécution est en bas de la pile P;. Lorsqu'une nouvelle tiche est créée, elle est
empilée dans la pile en cours d’exécution.

Initialement, toutes les listes sont vides sauf celle d’un processeur qui contient

'"Dans [48], la pile victime est tirée au hasard parmi les p premiéres piles de R
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une unique pile dans laquelle est exécutée le point d’entrée main du programme.
La taille de chacune des listes est limitée & un nombre de piles #L > 1 fixé par
I'utilisateur.
Les opérations d’ordonnancement effectuées localement par chaque processeur
sont les suivantes.

Exécution-tache (RO-local) : L’exécution d’une tache dans’ordre de référence
est gérée par la pile dont le fonctionnement est décrit dans la section 4.1. Lorsqu’une
tache commence son exécution, un bloc d’activation permettant de stocker les don-
nées allouées lors de ’exécution de la téche est empilé. Lorsqu’une nouvelle tache
est créée, une structure de données appelée cloture est allouée dans le bloc d’activa-
tion de la tache en cours d’exécution. Cette structure de données est utilisée comme
"graine" pour l'exécution future de la tache. Lorsqu’une tache T' termine son exé-
cution, le flot d’exécution du programme est transmis & la premiére tache créée par
T. Si une telle tache n’existe pas, le bloc d’activation courant est dépilé et le flot
d’exécution est transmis & la tache suivant 7" dans le bloc d’activation de la tache
mere de T'.

Lorsque la derniére tache d’une pile termine son exécution, la pile est supprimée
de la liste L;.

Recherche-locale : Cette opération est effectuée lorsqu’une pile devient vide ou
que la prochaine tache & exécuter suivant 'ordre de référence n’est pas préte. Dans
ce cas, le processeur cherche prioritairement dans ses piles locales une nouvelle tache
a exécuter. Cette recherche est effectuée de la maniére suivante :

1. Le processeur ¢ parcourt alors la liste L; pour trouver une nouvelle pile locale
dont la derniére tache (la derniére empilée dans la pile non démarrée) est préte.
Si une telle pile existe, elle devient la pile courante du processeur qui peut alors
démarer l’exécution de la derniére tache.

2. Si L; contient déja #L piles et qu’aucune pile de L; n’est préte, le processeur
1 ne peut plus créer une nouvelle pile; il se bloque alors jusqu’a ce que la liste
L; contienne moins de #L piles ou que la liste L; contienne une pile dont la
derniére tache non démarrée est préte.

3. Sinon, il n’existe pas de pile préte localement mais la liste L; contient moins

de #L piles. Le processeur recherche une nouvelle tache préte pour I’exécuter
dans une nouvelle pile.
Il parcourt alors dans 'ordre les piles de la liste L; jusqu’a trouver une tache ¢
préte. Chaque pile est parcourue de haut en bas (ordre FIFO); la tache préte
t choisie est donc la tache la plus ancienne dans la pile qui a été insérée dans
L; depuis le plus longtemps (parmi les piles qui contiennent des taches prétes).
Si le processeur trouve une telle tache ¢, il crée une nouvelle pile ) pour ’exé-
cution de cette tache t; la pile @) est placée en queue de la liste L; et la pile P;
courante devient la pile Q. Le processeur exécute alors la tache t localement
selon l'opération Ezécution-tdche.
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Si aucune tache préte n’est trouvée dans la liste L; locale, le processeur effectue
alors une opération de Vol.

Vol (FIFO-distribué) : Le processeur i examine cycliquement et dans 1’ordre les
processeurs s+ 1,...,p,1,...,s—1,s,... ol s est I'indice du dernier processeur que
i vient de voler avec succeés (initialement un indice arbitraire); il s’arréte dés qu’il
trouve un processeur j qui contient une tache préte. Pour éviter les problémes de
concurrence, chaque pile est associée & un verrou qui est pris par le processeur qui
cherche a voler dans la pile.

Le processeur ¢ choisit chez le processeur j la tache qu’il va voler de la maniére
suivante. La liste L; contient les piles [Q1,Q2, ..., Q] dans cet ordre. Soit v I'indice
de la pile qui suit dans L; la derniére pile dont une tache préte a été extraite (soit
par recherche locale soit par vol); initialement, v = 1. Le processeur parcourt alors
dans l'ordre les piles @y, Qu+1,--., @k, Q1,Qv—1 de la liste L; jusqu’a trouver une
tache t préte. Chaque pile est parcourue de haut en bas (ordre FIFO) ; la tache préte
t choisie est donc la tache qui a été insérée dans L; depuis le plus longtemps (parmi
les piles qui contiennent des téaches prétes). Si L; ne contient aucune tache préte, le
processeur parcourt alors la pile P; du processeur j, de haut en bas (ordre FIFO)
pour trouver une tache préte.

Le processeur i crée alors localement une nouvelle pile ) dans laquelle la tache
t est empilée. La pile () est placée en queue de L; et la pile F; courante devient
cette nouvelle pile . Le processeur exécute alors localement la tache ¢ dans P; selon
Exécution-tache.

Proposition 1 Dans l'ordonnancement RO-local /FIFO-distribué, il y a & tout ins-
tant au moins un processeur actif. L’ordonnancement termine donc l’exécution en
temps fini.

Preuve: Il existe toujours une pile dans laquelle la téche la plus prioritaire selon
I’ordre séquentiel total de référence est la derniére tache de cette pile. Cette pile est
préte : elle est soit en cours d’exécution, soit dans la liste L; d’un processeur. Si ce
processeur est inactif, il posséde donc une pile locale préte dont il peut directement
démarrer ’exécution. Par suite, il existe toujours une pile préte : ainsi, il n'y a
pas d’inter-blocage global 1ié & 'attente d’une tache préte lorsque les listes L; des
processeurs ont atteint la taille maximale #L. [

Remarques Dans cet ordonnancement, un processeur choisit prioritairement :

1. la tache locale la plus proche selon ’ordre séquentiel profondeur d’abord si elle
est préte;

2. une autre pile locale dont la tache en sommet de pile est préte;
3. une autre tache préte dans 'une des piles locales;

4. une tache préte sur un autre processeur.
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En I’absence de vol, lorsqu’une tache est préte et que toutes les données qu’elle
peut accéder en lecture sont prétes, elle et ses descendantes selon ’arbre de création
peuvent étre exécutées séquentiellement sans blocage selon 'ordre de référence. Ce-
pendant, en cas de vol, il se peut qu'une de ses filles ¢ créées localement ne soit pas
préte si I'un des prédécesseurs de t a été volé par un autre processeur.

5.1.3 Analyse de la performance de RO-local /FIFO-distribué

Cette section analyse le nombre de vols et la performance de ’algorithme précé-
dent. Comme dans le modéle "accés atomique" introduit dans [9], nous considérons
que les opérations de modification d’une pile sont effectuées en exclusion mutuelle.

Nous montrons tout d’abord (§5.1.3) que le nombre V' de vols est majoré par

V < p.(Too-®y + Noo #L)

ou :

— p est le nombre de processeurs identiques;

— T est le temps d’exécution minimal sur une infinité de processeurs identiques
(chemin critique) ; T, est évalué en unité de temps.

— &, est la fréquence entre deux vols réussis successifs réalisés par un méme
processeur ; nous supposons donc qu’un processeur n’effectue pas plus de @,
vols réussis par unité de temps. Par exemple, si 'unité de temps est ’opération
élémentaire et qu’un vol réussi nécessite x opérations élémentaires, on aura
d, = % Généralement, ®,, est trés inférieur a 1.

— Ny est le nombre maximal de taches sur un chemin dans le graphe de précé-
dences.

— #L est le paramétre nombre maximal de piles locales & un processeur ; #L > 1
est fixé par l'utilisateur.

Par souci de simplification, comme 1’analyse est centrée sur le nombre de vols, nous
négligeons, les délais de contention liées aux verrous (en O(p) pour chaque acces) : le
nombre de vols étant montré faible dans le cadre de programmes avec un grand degré
de parallélisme (T, trés petit devant le temps T d’une exécution séquentielle), le
surcout 1ié & ces contentions est effectivement négligeable.

Nous déduisons ensuite le temps d’exécution (§5.1.3) et ’espace mémoire (§5.1.3)

requis par l’ordonnancement.

Majoration du nombre de vols

Pour la preuve du résultat ci-dessus, nous considérons un programme quelconque
avec une entrée arbitraire ; ce programme est constitué d’une unique téche principale
appelée main. La preuve est basée sur ’analyse d’une exécution quelconque de ce
programme de durée d. A partir d’une séquence de taches deux & deux en précédence,
de l'ensemble {1,...,d} des tops est partitionné en deux ensembles : I'un de durée
faible dans lequel le nombre de vols est majoré & partir de T, ; 'autre dans lequel
le nombre de vols est majoré par le nombre maximal N, de taches en précédence.
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Pour définir N, nous introduisons tout d’abord le graphe de création et le graphe
de précédence qui sont indépendants de I’ordonnancement de 1’exécution de la tache
main.

Définition 3 Soit une tdche u dont le corps est la séquence d’instructions [I1, créa-
tion t1, I, création ta, ..., création ty, Iy + 1] ou I; est un bloc d’instructions
ne comportant aucune création de tdches. Le graphe de création A, associé & u est
définit récursivement comme suit :

— A, posséde k+ 1 neuds ¢; (1 <i<k+1) :pourl <i<k, chaque neeud c;
modélise la séquence (I; ; création t;), i.e. l'exécution de I; et de la création de
ti;

— A, posséde k neuds d; (1 <1i < k) :d; modélise linstruction élémentaire de
démarrage de la tdche t; ;

— la racine de A, est le neud cq ;

—pour 1 < i <k, ilya une aréte de ¢; @ ciy1 qui modélise la précédence entre
(I; ; création t;) et I;i4q.

- pour 1 <i <k, il ya une aréte de ¢; a d; qui modélise la précédence entre la
création de t; et son démarrage ;

- pour 1 <i <k, ilyaune aréte de c, a d; qui modélise qu’aucune des tdches
filles de u ne sera démarrée avant que toutes les tdaches filles de u n’aient été
créées® .

- pour 1 <i <k, il y a une aréte entre d; et la racine du graphe A;, associé a
ti, qui modélise que Ay, ne sera pas démarrée avant que t; ne soit démarrée.

Le graphe de création A de I'exécution est le graphe Ay, ;- Soit Fiy le nombre
de taches maximal sur un chemin dans A; F, est la taille de la pile (en nombre de
taches) lorsque le programme est exécuté séquentiellement selon ’ordre de référence.

Le graphe (dynamique) de précédence G est construit a partir du graphe de
création A en le complétant par les arcs de précédence (dépendances de donnée
écriture-lecture) entre les taches créées (une tache correspond a un sous-arbre). Dans
la suite, nous notons N, le nombre maximal de taches sur un chemin dans G et T
la durée d’exécution de G avec un nombre de processeurs infini.

Lemme 5 Dans l'ordonnancement RO-Global/FIFO-distribué, le nombre de tdches
dans une pile est toujours borné par F.

Preuve: Dans l'algorithme d’ordonnancement proposé, si un processeur est inactif,
sa pile est vide; si il est actif, il a toujours au plus une tache en cours d’exécution et
sa pile posséde alors uniquement des prédécesseurs dans A de cette tache. [

2Cette précédence artificielle est ajoutée pour que le nombre de taches au dessus d’une tache u
dans une pile soit majoré par la profondeur de u dans le graphe de création. Cette précédence ne
change pas les caractéristiques 77 et To. du programme. En effet, on peut toujours transformer un
programme quelconque de la machine abstraite en un programme équivalent (méme 74 et T ) dans
lequel une tache crée toujours au plus deux filles et dans laquelle la précédence artificielle devient
implicite.
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Définition 4 Une tdche est dite volable ssi elle est créée et préte mais que son
exécution n’a pas démarrée.

Une tache volable est dans une pile @) qui figure dans une des listes L; des piles
en attente. Cette pile est éventuellement en cours d’exécution si la pile P; courante
sur le processeur j est la pile Q.

Un processeur 7 ne vole une tache sur un autre processeur que lorsque qu’aucune
des piles de sa liste locale L; ne contient de taches prétes. Il parcourt alors cycli-
quement les autres processeurs pour en trouver un qui posséde une tache volable
t.

Lemme 6 Soit u une tdche volable pendant un intervalle de temps [1o,71]. Soit j
Uindice du processeur qui posséde u (il reste inchangé tant que u n’est pas wvolée).
Soit hir, 1(u) la position mazimale de u dans sa pile (i.e. le nombre mazimal de
prédécesseurs de u qui figurent dans la méme pile que u) G un instant t € [T, 11]. Le
nombre de vols réussis pendant que u est volable est majoré par

(p — 1).#L.h(u).

Preuve: A tout instant, il y a au moins un processeur actif, donc au plus p — 1
processeurs inactifs. Soit j le processeur qui posséde la tache volable u pendant
[0, T1].

La tache u est volable et dans 'une des piles de L; & une hauteur h(u). Sur
un méme processeur, chacune des au plus #L piles est examinée cycliquement aprés
chaque vol réussi. Donc, aprés au plus h(u).# L vols réussis effectués sur le processeur
j durant [19, 7], la tache u aura été soit démarrée sur un autre processeur (en retour
d’un vol réussi), soit exécutée localement.

De plus, aprés chaque vol réussi, un processeur cherche & voler le processeur
suivant, cycliquement. Ainsi, en pire cas, aprés (p — 1).#L.h(u) vols réussis par
n’importe quel processeur durant [7p,71], la tAche w aura nécessairement été soit
volée soit exécutée localement. On en déduit que le nombre total de vols réussis
pendant que ¢ est volable est majoré par (p — 1).h(u).#L. O

Proposition 2 Le nombre V' de vols réalisés par l’ordonnancement RO-local/FIFO-
distribué est majoré par

V< (p—1). (Too.®y + Noo.#L) .

Preuve: Il existe dans G une séquence S de taches volables, situées toutes sur un
chemin de la premiére tache du programme & une de celles qui terminent en dernier ; S
est telle qu’a tout top de ’exécution une tache de S est soit volable soit en exécution.
Cette séquence est construit comme suit. Soit ¢; une tache qui s’est terminée au
dernier top de l’exécution. Soit to un prédécesseur de ¢; dans G (non nécessairement
immédiat) qui s’est terminé le plus tard; entre la date de fin de t et la date de
début de ’exécution de t1, t; est volable et to précéde t; dans G. On construit ainsi
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en remontant dans l'exécution une séquence de taches S = (¢;);=1.,n, prédécesseurs
(non nécessairement immédiats) dans G et telle qu’a tout top de 1’exécution il existe
une de ces taches qui est soit volable soit en cours d’exécution. Le nombre de taches
dans cette séquence S est majoré par le nombre de tiches sur un chemin critique
dans G, donc par Ne.

Finalement, on partitionne les tops {1,...,d} en d’une part les tops A ou une
tache de S = (s1,...,8m) (i.e. 8§ = tymt1-;) est en cours d’exécution ; d’autre part
les tops B ou une tache de S est volable.

— Lors d’un top de A, le nombre de vols réussis possibles est borné par p — 1.

Or, comme les taches de S sont en précédence dans G, le nombre de tops dans
A est majoré par T... De plus, un processeur n’effectue pas plus de @, vols
réussis par unité de temps. Comme au plus p — 1 processeurs effectuent un vol
réussi & chaque top, le nombre de vols réussis dans A est majoré par Tpo.P,.

— B est constitué des tops ol s puis ss, ...puis s,, sont volables.

Soit h(s;) la hauteur de s; dans la pile dans laquelle elle a été créée. Lorsque

s; est volable, d’aprés le lemme 6, le nombre de vols est majoré par (p —

1).#£L.h(s;).

Par construction des piles et définition du graphe de création A, au dessus de

s; et dans sa pile ne figurent que des prédéccesseurs de s;. Comme les taches

dans S sont en précédence, on a donc Y, g h(u) < Nuo.

Le nombre de vols réussis dans B est donc majoré par (p — 1).Noo.#L.
Finalement, on en déduit que le nombre V' de vols est majoré par :

(p—1). (T ®, + #L.Noo)

O

Remarque sur la majoration de #L . Le nombre de piles en attente sur chaque
processeur influence directement la majoration sur le nombre de vols. Pour certains
programmes, cette taille est faible. Par exemple, pour le cas d’un programme série-
paralléle, il suffit d’une pile en attente sur un processeur.

Analyse de la durée d’exécution

Si, lorsqu’un processeur devient inactif, la taille de sa liste de pile L; reste toujours
inférieure & #L, I’ordonnancement effectué est de type glouton : il n’existe pas de
top ol un processeur inactif n’est pas en train de voler une tache alors que des taches
sont prétes. Cette hypothése est vérifiée en particulier lors de I'ordonnancement de
programmes série-paralléle ou stricts avec #L = 0(1).

Dans la suite, nous supposons que ’ordonnancement réalisé vérifie cette propriété
(ordonnancement glouton). Si I’on ne prend pas en compte le surcott d’ordonnance-
ment, la borne de Graham [30] montre que le temps d’exécution 7}, sur p processeurs
est alors majoré par 7T), < % + T Le surcolt d’ordonnancement est lié & la gestion
locale des piles LIFO (RO-local) et aux vols (FIFO-distribué). On suppose que les
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colits d’exécution 17 et T, prennent en compte le colt de gestion d’une pile locale
(exécution sur un processeur selon 'ordre de référence en gérant les dépendances
dans la pile respectivement sur un et une infinité de processeurs).

11 reste alors & majorer le surcott lié aux vols. En ’absence de contention, ’opé-
ration de vol sur un processeur peut étre réalisé en temps constant ; il suffit, dans
chaque pile, de chainer (par un chainage double) les taches prétes, et sur chaque
processeur de chainer similairement les piles qui possédent des tiches prétes. Ainsi,
le vol d’une tache sur un processeur prend un temps O(1), et la recherche d'une tache
préte si il en existe sur I'un des processeurs prend un temps O(p).

Pour prendre en compte la contention, on majore le colit comme dans [42] par le
cas ou tous les vols sur un méme processeur sont effectués en exclusion mutuelle; lié
au parcours cyclique des processeurs, le délai pour obtenir une tache préte lorsqu’il
en existe est alors en coit amorti O(p) en pire cas ol les taches prétes sont sur
un méme processeur. En choisissant les processeurs & voler de maniére aléatoire,
I’analyse selon le modéle atomique réalisée dans [9] montre que le nombre de vols est
alors majoré par O(V + p. log %) avec une probabilité supérieure & (1 — €) pour tout
e > 0; le colit moyen d’un vol est constant en moyenne. Le temps de 1’exécution est
alors finalement majoré par

T
?1 + T + O(p (Too. @y + #L.Noo) .

Cette performance est asymptotiquement optimale pour des programmes possédant
un trés grand degré de parallélisme.

Cependant, si des processeurs sont bloqués suite & un nombre de piles locales
excédant #L, cette performance n’est plus vérifiée méme si I’ordonnancement se
termine en temps fini. En pratique, sauf limitation mémoire, #L peut étre choisi
arbitrairement grand pour garantir qu’a chaque top ol un processeur est inactif et
n’a pas de piles prétes, il soit autorisé a voler une téche.

Analyse de ’espace mémoire requis

Soit Sp la place mémoire requise pour I’exécution séquentielle selon 'ordre de ré-
férence. Si I’on suppose que les taches peuvent allouer dynamiquement de la mémoire
en dehors des opérations de création de téches, ’espace mémoire n’est pas garanti
par rapport & l'ordre de référence.

Mais si la place mémoire pour les données est pré-allouée et les calculs effectués
en place, le surcolit mémoire nécessaire pour ’ordonnancement est alors la place
requise pour les piles. A tout instant de I’exécution le nombre de taches dans chaque
pile est majoré par F,.. Soit s; un majorant de la place mémoire nécessaire pour
stocker la description d’une tache est majorée; la place mémoire requise pour une
pile est majorée par min(F.s¢,S1). Lorsque les calculs sont effectués en place, la
place mémoire globale requise pour I’ordonnancement est alors majorée par

S1+ p-#L.min(Fy.s¢, 51).
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Cette majoration peut étre illustrée sur deux cas pratiques d’utilisation :

— pour les applications numériques qui effectuent des calculs en place (par exemple
décomposition de domaines), la place mémoire est majorée par S1+p.#L.Fo.51 =
S1+ O(p)-

— Pour les applications de type recherche récursive (par exemple optimisation
combinatoire par BranchéBound), la place mémoire peut étre majorée par
p.#L.S1 = O(p.Sy) car, ces applications étant de type série-paralléle, le nombre
de piles L peut étre limité & une constante petite (#L = 2) sur chaque proces-
seur.

5.2 Ordonnancement statique basé sur un préplacement
des données

De nombreux environnements de programmation paralléle comme HPF [32] ou
Orca [5] utilisent un regroupement des données du programme dans les différents
modules de mémoire disponibles. Pour cela, on considére que chaque donnée est ini-
tialement placée dans la mémoire d’'un processeur virtuel distinct. Le calcul d’un
regroupement consiste & placer chacune de ces données sur les processeurs réels dis-
ponibles. Les taches de calcul sont ensuite placées en fonction des données auxquelles
elles accédent. On dit alors que les taches sont placées en suivant la régle Qwner Com-
pute Rule (OCR). Ce type de stratégie est généralement utilisé lorsque le programme
considéré manipule des données de grande taille qu’il est colteux de déplacer. On
préfére dans ce cas donner un caractére définitif au placement des données et d’adap-
ter le site d’exécution des taches plutdt que de déplacer des données. Dans Hpf et
Oreca le regroupement des données est effectué en découpant les structures de données
de grande taille de type tableau et en affectant chaque sous-tableau & un module de
mémoire. Dans ces environnements, ce regroupement peut étre effectué de plusieurs
maniéres :

— Par bloc : si un tableau de 10000 éléments doit étre partitionné pour un en-
semble de 50 processeurs virtuels, le tableau sera partitionné en 50 blocs de
taille 200.

— Cyclique : si un tableau de 8 éléments doit étre partitionné pour un ensemble de
4 processeurs virtuels, le processeur 0 disposera des éléments 0, 4, le processeur
1 des éléments 1,5, le processeur 2 des éléments 2,6 et le processeur 3 des
éléments 3, 7.

Ces deux types de regroupement peuvent étre combinés pour effectuer un regroupe-
ment bloc-cyclique des données. Pour les tableaux & plusieurs dimensions, un type
de regroupement peut étre spécifié pour chaque dimension.

Nous proposons dans cette section un algorithme d’ordonnancement basé sur le
préplacement des données du programme décrit en utilisant la machine abstraite
du chapitre 3. Contrairement aux environnements Hpf et Orca, le préplacement des
données n’est pas basé sur le partitionnement de tableaux, mais sur le calcul d’un
regroupement sur l’ensemble des données partagées accédées par les taches. Cet al-
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gorithme est donc adapté aux programmes de type décomposition de domaines ou
simulation de systémes de particules. Son objectif est d’équilibrer la charge de calcul
en calculant un partitionnement en sous-domaines équilibrés tout en réduisant les
volumes de données échangées. Dans la suite, cet algorithme est appelé DP-OCR
(Data Partitionning and Owner Compute Rule).

5.2.1 Calcul d’un graphe de dépendance de données

Le principe de cet algorithme est de construire un graphe de dépendance et
d’utiliser une bibliothéque de partitionnement (Scotch [50] ou Metis [39] par exemple)
pour calculer un regroupement des sommets du graphe.

Ce type de bibliothéque permet de partitionner des graphes de dépendances de
taches dans lesquels un sommet représente une tache et une aréte représente les
communications entre deux taches (c.f. section 1.1). Notre objectif étant de calculer
un regroupement des données de ’application, nous proposons d’utiliser ces biblio-
théques pour partitionner un graphe de dépendance de données (et non pas un graphe
de dépendance de taches). La définition de ce type de graphe est la suivante :

Définition 5 Dans un graphe de dépendance de données chaque sommet repré-
sente une donnée partagée déclarée par l’utilisateur. Une aréte entre deur sommets
représente une dépendance entre deux données. Une aréte est construite entre deuz
sommets si il existe une tdche dans le graphe de flot de données qui prend les deuz
données partagées en parameétre.

Une tache ne pouvant s’exécuter que sur un seul processeur, on exprime par ces
dépendances le fait qu'une communication sera nécessaire pour ’exécution de chaque
tache prenant les deux données en paramétre si celles-ci ne sont pas allouées dans la
mémoire du méme processeur.

La construction du graphe de dépendance de données est effectuée a partir du
graphe de flot de données de I'application ainsi que de ’ensemble des données par-
tagées déclarées par 'utilisateur. Cet ensemble peut étre parcouru a l’aide d’un ité-
rateur de type IterToutesLesDonnees. Cet algorithme peut donc étre appliqué de
maniére statique en utilisant les mécanismes présentés dans la section 4.4.

La figure 5.1 détaille ’algorithme de génération du graphe de dépendance de
données & partir du graphe de flot de données construit & 1’aide de la machine abs-
traite de la section 3.2. Les quatre premiéres lignes de cet algorithme permettent de
définir le type GrapheDepDonnees représentant le type de structure de données as-
socié au graphe de dépendances de données qu’il faut construire. Cette structure est
composée d'un ensemble de sommets et d’'un ensemble d’arétes. L’ajout d'un som-
met s’effectue & I’aide de la fonction ajouter_sommet (NoeudDonnee) et 'ajout d’une
aréte s’effectue & ’aide de la fonction ajouter_aréte (NoeudDonnee,NoeudDonnee).
Les lignes 9 4 14 permettent de construire ’ensemble des sommets du graphe en
utilisant l’itérateur sur les noeuds données du graphe de flot de données. Les lignes
16 & 32 permettent de construire I’ensemble des arétes du graphe. Pour cela, toutes
les taches du graphe de flot de données sont parcourues. Pour chaque tache, une
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aréte est ajoutée dans le graphe de dépendance de données pour chaque couple de
parameétre de la tache.

5.2.2 Pondérations du graphe de dépendance de données

A chaque sommet et chaque aréte du graphe de dépendance de données, peut étre
associé un colit qui sera utilisé lors du partitionnement. Dans notre modéle, le cofit
associé & un sommet représente la quantité de travail associé a la donnée considérée.
Ce coiit est donc dépendant des taches du graphe de flot de données qui la prennent
en paramétre. Dans notre étude, nous avons choisi d’associer & chaque sommet du
graphe de dépendance de données la moyenne des cofits des taches qui prennent la
donnée en paramétre.

Le poids d'une aréte correspond au coit qu’il faudra payer si les deux données
qu’elle relie ne sont pas placées sur le méme site d’exécution. Ce poids dépend donc
de la taille des deux données. Dans la suite, nous pondérerons les arétes en faisant
la moyenne des tailles des deux données considérées.

5.2.3 Partitionnement du graphe de dépendance

Une fois le graphe de dépendance de données construit, une bibliothéque de par-
titionnement est utilisée pour calculer un regroupement des données. Chaque noeud
du graphe de dépendance de données est alors associé & un noeud du graphe repré-
sentant ’architecture cible en fonction de la stratégie de partitionnement utilisée.
Plusieurs bibliothéques permettent d’effectuer cette opération comme par exemple
Scotch ou Metis. Dans les expériences qui suivent, nous avons utilisé la bibliothéque
Scotch.

5.2.4 Placement des tiches du graphe de flot de données

Les taches du graphe de flot de données sont ensuite distribuées en fonction des
données auxquelles elles accédent. Chaque tache prenant plusieurs données en para-
meétres, le site d'un des parameétre doit étre choisie pour y placer la tache. Ce choix
peut étre effectué de maniére automatique en choisissant le paramétre dont la taille
est la plus importante, ou en suivant les directives de 1'utilisateur. Pour cela, nous pro-
posons d’ajouter une fonction dans la machine abstraite de la section 3.2 permettant
pour chaque cloture allouée de spécifier le paramétre significatif sur lequel sera appli-
qué la régle OQwner Compute Rule : tache.ocr(donnee_parametre_de_la_tache).
Cette fonction est considérée comme directive; si elle est utilisée, la tache sera for-
cement exécutée sur le site de la donnée spécifiée. La figure 5.2 donne un exemple
d’utilisation de cette fonction. Dans cet exemple, la ligne 9 permet de spécifier que
la tache doit de préférence étre ordonnancée sur le site qui posséde la donnée d1.
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structure GrapheDepDonneesq{
EnsembleSommet sommets;
EnsembleAretes aretes;

};

GrapheDepDonnees GDD;
GrapheFlotDonnees GFD;

GFD = le_graphe_de_l_application();
IterToutesLesDonnees it_donnees = GFD.DebutToutesLesDonnees();
tant que (it_donnees != GFD.FinToutesLesDonnees()) {
GDD.sommets.ajouter_sommet (*it_donnees) ;
it_donnees++;

}

IterToutesLesTaches it_taches = GFD.DebutToutesLesTaches();
tant que (it_taches != GFD.FinToutesLesTaches() ) {
IterTouslesParametres it_param_i =
*it_taches.DebutTousLesParamétres();

tant que (it_param_i != *it_taches.FinTousLesParamétres()) {
IterTouslesParametres it_param_j =
*it_taches.DebutTousLesParamétres();

tant que (it_param_j != it_param_i) {
GFD.ajouter_arete(*it_param_i, *it_param_j);
it_param_j++;
}
it_param_i++;
}

it_taches++;

}

F1G. 5.1 — Construction du graphe de dépendance de données
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2 int d1[10];
3 int d2[10];

5 Tache t;

= AllocationCloture( nom_fonction ) ;
t.empiler Lecture ( d1 ) ;
t.empiler Lecture ( d2 ) ;

9 t.ocr(dl);
t.FermerContexte() ;

o
ct

FiG. 5.2 — Exemple d’utilisation de la fonction OCR

5.2.5 Exemples

Nous proposons maintenant d’évaluer 1’algorithme d’ordonnancement décrit ci-
dessus en considérant deux exemples de graphe de flot de données. Le premier
exemple est le graphe de ’application Jacobi. Le deuxiéme correspond au graphe
d’un grand nombre d’applications de simulation et en particulier des applications
étudiées dans le chapitre 7. Dans le cas de 'application Jacobi, nous évaluerons l’in-
fluence de la pondération des noeuds du graphe de flot de données. Pour chacun des
ces graphes, nous calculerons la charge de calcul par processeur et nous évaluerons
le volume de communications engendrées par 'ordonnancement effectué.

Graphe de Jacobi

Nous proposons dans un premier temps d’étudier I’exemple de ’application Ja-
cobi. Cette application consiste & mettre & jour itérativement chaque sous-domaine
en fonction de sa valeur précédente ainsi que de la valeur des sous-domaines voisins.
Nous considérons dans ces expériences, la version deux dimensions du programme
pour laquelle ’ensemble des sous-domaines est organisé en grille. La représentation
du graphe de flot de données de cette version est difficile. Trois dimensions sont en
effet nécessaires : deux dimensions liées aux données et une dimension liée au ca-
ractére itératif de ’application. Pour des raisons de lisibilité, nous avons choisi de
représenter le graphe de flot de données de la version & une dimension du programme
dans la figure 5.3. La projection du graphe de flot de données vers un graphe de dé-
pendance de données est illustrée par les figure 5.3 b) et 5.4, respectivement pour la
version une dimension et deux dimensions du programme.

Afin d’évaluer les performances de ’ordonnancement DP-OCR sur cette applica-
tion, nous proposons d’effectuer les expériences suivantes.

Dans un premier temps, nous comparerons les résultats obtenus avec un ordon-
nancement par bloc sur une grille de taille 64 x 64. Les cofits des taches et des
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FiG. 5.3 — Graphe de flot de données (a) et graphe de dépendances de données (b)
de l'application jacobi une dimension

Fi1G. 5.4 — Graphe de dépendance de données de ’application Jacobi deux dimensions.
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P Py Py Py Ps Ps P Py
Charge 12.5% | 12.5% | 12.5% | 12.5% | 12.5% | 12.5% | 12.5% | 12.5%
Données envoyées | 1248 | 1040 1040 1664 | 1456 624 1456 | 1456
Données recues 624 832 832 1456 1664 1248 1664 1664
a) Résultats pour I'ordonnancement DP-OCR
P Py P Py Ps Ps P Py
Charge 12.5% | 12.5% | 12.5% | 12.5% | 12.5% | 12.5% | 12.5% | 12.5%
Données envoyées | 832 2496 2496 2496 | 2496 | 2496 | 2496 1664
Données regues 1664 | 2496 | 2496 | 2496 | 2496 | 2496 | 2496 832

b) Résultats pour ordonnancemment bloc cyclique

TAB. 5.1 — Comparaison des résultats en terme de charge de calcul et de volumes de
commumnications (en octets) échangées pour les ordonnancement DP-OCR et bloc
cyclique.

données sont unitaires pour cette expérience. La figure 5.5 montre le résultat obtenu
dans les deux cas. Le tableau 5.1 permet de comparer les pourcentages de charge de
calcul alloués & chaque processeur ainsi que les volumes de communications engen-
drés. Dans les deux cas, ’ordonnancement calculé permet d’équilibrer parfaitement
la charge. L’ordonnancement DP-OCR permet toutefois de limiter les échanges de
données entre processeurs. Il est & noter que I'ordonnancement effectué privilégie
I’équilibrage de charge par rapport a la minimisation des volumes de données échan-
gées. Si un léger déséquilibre de charge est toléré, il est possible de calculer des
ordonnancements pour lesquels les volumes de données échangées sont plus faibles.

Nous proposons dans un deuxiéme temps d’exécuter le méme programme en fai-
sant varier les cofits associés aux nceuds du graphe de flot de données. Nous proposons
pour cela d’utiliser une fonction de coiit qui pourra étre appliquée sur les "nceuds"
taches ou les nceuds "données" du graphe de flot de données en fonction de leur pla-
cement dans la grilles des sous-domaines. Cette fonction : e(ngr%% est représentée
par la figure 5.6 Cette expérience permet de valider pour cette application la pondé-
ration du graphe de dépendance de données automatique présentée précédemment.
Dans un premier temps, cette fonction est appliquée au coit des nceuds "données"
du graphe 5.2 a), avant d’étre appliquée aux noeuds "taches" 5.2 b). Le tableau 5.2
montre la répartition de la charge obtenue dans les deux cas. Dans le premier cas,
l’équilibrage de charge obtenu est presque optimal. La figure 5.2 a) montre que la
fonction de cotit a été prise en compte de maniére & limiter les volumes de don-
nées échangées. La méme remarque que pour I’expérience précédent peut toutefois
étre effectuée : les volumes de données échangées peuvent étre réduit si on tolére un
déséquilibre de charge plus important.

Lorsque la fonction de cotlit est appliquée aux taches, la taille de la grille n’est pas
assez importante pour équilibrer parfaitement la charge. 18.58% de la charge totale
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a)

Fic. 5.5 — Comparaison du préplacement proposé avec un préplacement cyclique et
un préplacement par bloc.

P Py P Py Py Py P Py
Charge | 12.55% | 12.72% | 12.55% | 12.55% | 12.33% | 12.22% | 12.55% | 12.52%
a) Fonction de cott appliquée aux données
P Py Py Py Py P P P
Charge | 11.31% | 11.80% | 11.31% | 11.31% | 11.39% | 12.51% | 18.58% | 11.79%

b) Fonction de cott appliquée aux taches

TaAB. 5.2 — Résultats en terme de charge de calcul pour 'ordonnancement DP-OCR
lorsque la fonction de coiit est appliquée aux données a) et aux taches b).

de calcul a donc été attribuée a 1'un des processeurs alors que la charge attribuée
aux autres processeurs varie entre 11.31% et 12.51%.

Ces deux expériences montrent que les colts attribués aux noeuds du graphe de
flot de données sont pris en compte par 'ordonnancement pour équilibrer la charge

de calcul, mais aussi pour réduire les volumes de données échangées.

Graphe des applications de simulation

Nous proposons maintenant d’étudier un graphe de flot de données typique des
applications de simulations. Les applications de simulation de tombé de tissus et de
dynamique moléculaire présentées dans le chapitre 7 sont basées sur un tel graphe.
Elle consistent toutes les deux & simuler le comportement d’un ensemble de particules,
pour un intervalle de temps donné.
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10000/exp((x**2+y**2)/100) ——

Fi1G. 5.6 — Fonction de colt appliquée sur les nceuds du graphe de flot de données.

a) b)

Fia. 5.7 — Influence de la pondération du graphe de flot de données sur ’ordonnan-
cement. a) fonction de cott appliquée sur les nceuds "données" du graphe de flot de
données, b) fonction de cotlit appliquée sur les noeuds "taches" du graphe de flot de
données.
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Fic. 5.8 — Application de I'ordonnancement sur 8 processeurs pour le maillage big-
man.

A chaque particule est associé un état composé de sa position, de la somme de
forces auxquelles elle est soumise, de sa vitesse ainsi que de son accélération. A chaque
pas de temps, un ensemble de tiches permet de calculer le nouvel état de chaque
particule. Ces taches peuvent prendre en paramétre la particule courante ainsi que
les particules voisines avec lesquelles elle interagit.

Nous proposons dans cette expérience, d’appliquer I’ordonnancement DP-OCR
sur un systéme de particule appelé bigman composé de 42536 particules. La figure
5.8 montre le systéme de particule ainsi que ’ordonnancement calculé. Le systéme
est représenté par un maillage pour lequel un sommet représente une particule et
une aréte représente une interaction entre deux particules. Chaque aréte du maillage
implique donc la création d’une tache permettant de calculer les forces induites par
cette interaction. Cette tAche prend nécessairement les deux particules concernées ce
qui implique la création d’une dépendance de données. Le graphe de dépendance de
données est donc identique au maillage représenté.

Le tableau 5.3 montre que la charge attribuée & chaque processeur varie entre
10.88% et 12.82%. L’algorithme DP-OCR permet donc de calculer un ordonnance-
ment correct des taches du graphe de flot de données pour des systémes de particules
complexes.

L’utilisation de cet algorithme souffre cependant d’un défaut majeur. En effet,
le temps nécessaire a la bibliothéque Scotch pour calculer son partitionnement varie
de quelques dixiémes de secondes (graphe de jacobi) & plusieurs dizaines de minutes
lorsque le graphe de dépendance de donnée est plus complexe. En particulier, 30
minutes ont été nécessaires pour calculer le partitionnement du systéme de particules
bigman. Cet algorithme ne peut donc étre utilisé que pour des systémes de particules
réduits.

Dans le cadre des applications de simulation, des méthodes permettant de calcu-
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Py Py P; Py Ps P Py P

Charge | 10.88% | 11.46% | 11.95% | 12.82% | 12.52% | 11.80% | 11.79% | 16.78%

TaB. 5.3 — Charge de chaque processeur pour l'ordonnancement présenté dans la
figure 5.8

ler, avant la phase de partitionnement, un pré-regroupement en fonction des positions
dans I’espace des particules sont & I’étude. L’algorithme DP-OCR ne placerait plus
chaque particule mais chaque groupe de particules. Ce pré-regroupement permet-
trait & la bibliothéque Scotch de considérer des graphes de tailles beaucoup plus
réduites et donc de calculer le partitionnement sans pénaliser lourdement le temps
total d’exécution de ’application.

5.3 Conclusions

Nous avons présenté dans ce chapitre deux algorithmes d’ordonnancement. Le
premier est un algorithme dynamique basé sur des mécanismes de vol de travail sur
inactivité. Cet algorithme a la particularité de permettre de borner le nombre de
vol et donc d’exportations de taches effectués lors de ’exécution de tout programme
appartenant au modeéle déterministe non contraint. Cet algorithme est adapté en
particulier aux applications d’optimisation combinatoire comme celle qui sera étudiée
dans le chapitre 7.

Le deuxiéme algorithme d’ordonnancement proposé est un algorithme statique
qui permet donc d’utiliser les mécanismes présentés dans la section 4.4. Cet algo-
rithme est basé sur un préplacement des données en utilisant une bibliothéque de
partitionnement. Les taches de ’application sont ensuite distribuées en fonction des
données qu’elles prennent en parameétre. Cet algorithme est adapté aux applications
manipulant des données de grande taille qu’il est cotiteux de déplacer comme par
exemple les applications de simulation de tombé de tissus et de dynamique molécu-
laire présentées dans le chapitre 7.

111



112 Intégration de stratégies d’ordonnancement

112



Troisiéme partie

Implantation pour Athapascan et
expérimentations

113






Implantation distribuée pour Athapascan
et validation

Ce chapitre est dédié & la description de I'implantation des mécanismes présentés
dans le chapitre 4 dans une nouvelle implantation du langage Athapascan. Cette
implantation est basée sur le noyau exécutif Inuktitut [46] qui propose une interface
pour l'utilisation de processus légers ainsi que d’une interface de communication
basée sur des messages actifs. Les particularités de ces outils seront détaillées dans
la premiére section.

De nombreux algorithmes centralisés ou distribués cohabitent dans cette nouvelle
implantation. Il est donc impossible dans le cadre de cette thése de proposer une des-
cription compléte de tous ces algorithmes. Pour cette raison, nous nous contenterons
de détailler dans un premier temps l'implantation des accés différés et de décrire,
dans un deuxiéme temps, ’algorithme de terminaison distribué utilisé.

Dans la deuxiéme section, nous proposons de valider cette implantation sur des
applications simples. Dans un premier temps, nous étudierons deux applications ré-
cursives Knary et Diamant qui permettront d’appliquer 'ordonnancement par vol
de travail décrit dans la section 5.1. Nous évaluerons ensuite deux applications itéra-
tives Jacobi et l’élimination de Gauss qui permettront d’appliquer I’ordonnancement
décrit dans la section 5.2.

6.1 Implantation

6.1.1 Processus légers et communications : Inuktitut

Le noyau exécutif Inuktitut[46] est une bibliothéque C++ destinée a l’exploi-
tation de grappes de SMP. Elle est composée d’une interface de processus légers
permettant d’exploiter le parallélisme intra-noeud et d’une interface pour la gestion
de communications unidirectionnelles par messages actifs permettant d’exploiter le
parallélisme inter-noeuds.

L’interface de processus légers est inspirée & la fois des processus légers posix et
des processus légers windows et permet la création et la synchronisation des processus
légers & l'aide de verrous et de variables de condition.

L’interface de communication est basée sur la notion de message actif. Ce type
de message a pour principal avantage d’éviter la mise en place de rendez-vous (asso-
ciation d’un envoi & une réception). Le comportement d’un message actif est proche
de celui d’un appel de procédure a distance (RPC). Il est composé de l'identificateur
d’une procédure & exécuter et d'un ensemble de données qui peuvent éventuellement
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étre prises en paramétre par la procédure. Cependant aucun message de retour n’est
envoyé aprés réception d’un message actif. Ces messages sont donc unidirectionnels
et asynchrones.

Trois types de messages actifs sont proposés dans l'interface :

— Message actif standard : les données communiquées sont allouées dans la pile
du processeur cible. La mémoire associée aux parameétres est donc systémati-
quement libérée aprés I’exécution de la procédure.

— Ecriture et signalisation : les données communiquées sont allouées dans une
zone mémoire définie par ’utilisateur. Elles restent donc disponibles apreés ’exé-
cution de la procédure. L’utilisateur a la charge de désallouer correctement ces
données.

— Allocation, écriture et signalisation : les données communiquées sont allouées
dans le tas par Inuktitut. L’utilisateur a la charge de désallouer correctement
ces données.

En plus des message actifs unidirectionnels, la bibliothéque Inuktitut permet 'utilisa-
tion de primitives de communications collectives basées sur des algorithmes passant
a léchelle (chaines, arbres «, arbres plats).

Plusieurs implantations de 'interface de communication d’Inuktitut sont actuel-

lement disponibles :

— Implantation TCP/IP basée sur 'utilisation de sockets.

— Implantation Corba.

Les implantations TCP/IP et Corba ont été testées et validées dans le cadre du
développement d’Athapascan. La version Myrinet est en cours de finalisation. Toutes
les expériences effectuées dans la suite ont été réalisées avec la version TCP/IP de
la bibliothéque.

6.1.2 Implantation des accés différés

Nous proposons maintenant de détailler I'implantation des accés différés dans
cette nouvelle version de la bibliothéque Athapascan. Les accés non différés du lan-
gage sont automatiquement gérés par les mécanismes de pile distribuée présentés
dans le chapitre 4. Dans ces mécanismes, le chainage des accés aux données parta-
gées permet d’utiliser des primitives de communication unidirectionnelles pour les
échanges de données entre taches "soeurs".

Les acces différés permettent d’exprimer des dépendances de données entre taches
"cousines". Les accés différés étant des accés concurrents, la génération des pro-
ducteurs et des consommateurs d'une méme version d’'une donnée partagée peut
éventuellement étre effectuée en paralléle. Il est donc impossible de générer des com-
munications unidirectionnelles puisque les producteurs ne connaissent pas les sites
d’exécutions des consommateurs.

La figure 6.1 donne un exemple d’utilisation des accés différés. Dans cet exemple,
la production et la consommation de la donnée i sont différés. Aprés ’exécution de
la fonction main les tdches tache_ecriture_differee et tache_lecture_differee
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F1G. 6.1 — Un exemple d’utilisation des accés différés.

sont donc toutes les deux prétes et peuvent s’exécuter en paralléle. La synchronisation
entre les taches tache_ecriture et tache_lecture doit cependant étre gérée.

struct
void
};
struct
void
{
};

struct
void
};
struct
void
{
};

tache_ecriture {

operator() (Shared_w<int> i) { ...

tache_ecriture_differee {
operator() (Shared_wp<int> i)
Fork<tache_ecriture> () (i); %}

tache_lecture {

operator() (Shared_r<int> j) { ...

tache_lecture_differee {
operator() (Shared_rp<int> j)
Fork<tache_lecture> () (j); }

void main() {
Shared<int> i;

Fork<tache_ecriture_differee> () (i);
Fork<tache_lecture_differee> () (i);

};

Utilisation des I-structures

Afin de résoudre ce probléme, nous avons choisi d’implémenter les accés différés
a l'aide de structures de données proches des I-structures présentées dans [3|. Une
I-stucture est une structure de données permettant la synchronisation d’une écriture
unique avec un ensemble de lecteurs. Dans notre implantation, elle est composée de :

— Un site de référence(site_ref).

— Un identificateur valide sur le site de référence permettant de retrouver la

I-structure concernée lors de la réception d’'un message.

— Une adresse locale pointant sur une zone de mémoire permettant de stocker la

donnée partagée(addr).

— Un booléen dont la valeur devient VRAI lorsque la donnée peut étre consommeée

(bool_prod).
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— Un ensemble de site lecteurs en attente de la production de la donnée
(liste_lecteurs).

Chaque site participant a la production ou a la consommation d’une donnée partagée
G acces différé dispose d’une copie de la méme I-structure. Cependant, les attributs
bool_prod et liste_lecteurs ne sont valides que sur le site de référence et reste
inutilisés sur les autres sites.

Outre les attributs décrits ci-dessus, chaque I-structure dispose de deux mé-
thodes :

— Produire() : la valeur est envoyée sur le site de référence. Sur ce site, la valeur
VRAI est donnée au booléen bool_prod et la donnée est envoyée & tous les
lecteurs de la liste 1iste_lecteurs qui peuvent alors continuer leur exécution.

— Consommer () : une requéte de lecture est envoyée au site de référence. Si la
donnée est déja produite, le site de référence répond en envoyant la donnée. Si
la donnée n’est pas produite, ’identificateur du site lecteur est ajouté a la liste
des lecteurs en attente du site de référence.

Apreés réception d’'une donnée partagée envoyée a travers 'une des deux méthodes
des I-structures, l'attribut addr est positionné de maniére & pointer sur la donnée
regue.

Lorsque deux taches cousines doivent se synchroniser sur une donnée partagée,
une nouvelle I-structure est créée. Cette I-structure doit étre associée aux taches pro-
ductrices comme aux taches consommatrices de cette donnée partagée. La structure
de donnée "accés" interne & une cléture 4 contient donc un pointeur qui prend la
valeur de l’adresse de la I-structure associée. Dans le cas des accés en modification
(rw) une synchronisation a 1’aide d’une I-structure peut étre nécessaire pour la partie
"lecture" comme pour la partie "écriture" de cet accés. Deux I-structures peuvent
dans ce cas étre associées & ’accés en question.

Lorsqu’une tache consommatrice d'une donnée partagée (accés non différé) a
laquelle est associée une I-structure vient d’étre créée, la méthode Consommer () de
la I-structure est appelée. La tache ne sera considérée comme "préte" que lorsque
la donnée aura été produite et diffusée par le site de référence de la I-structure.
Lorsqu’une tache productrice d’une donnée partagée & laquelle est associée une I-
strucutre termine son exécution, la méthode Produire() de la I-structure est appelée.

Lorsqu’une téche est volée, les I-structures associées & chaque paramétre sont
recopiées et envoyée sur le site "voleur" en méme temps que la tache volée. Le site
voleur peut ainsi faire appel aux méthodes des I-structures de maniére transparente.

Création des I-structures

La création des I-structures est effectuée au moment de la création des taches.
Pour chaque "accés" & une donnée partagée déclaré par la tache, on cherche a dé-
terminer si une synchronisation doit avoir lieu en fonction de ’accés précédent dans
I’ordre de référence.

L’exemple de programme de la figure 6.2 ainsi que sa trace d’exécution (figure
6.3) permettent d’illustrer la génération automatique des I-structures permettant
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1 struct tache_modification {

2 void operator() (Shared_rw<int> i) { ... }

s };

4 struct tache_modification_diff {

5 void operator() (Shared_rwp<int> i, int seuil, int prof) {
6 if (profondeur < seuil)

7 Fork<tache_modification_diff> () (i, seuil, prof+1);
8 else

9 Fork<tache_modification> () (i);

10 }

1}

12
13 void main() {

14 Shared<int> i;

15 int seuil = 2;

16 Fork<tache_modification_diff> () (i, seuil, 0);
17 Fork<tache_modification_diff> () (i, seuil, 0);
};

FiG. 6.2 — Un exemple d’utilisation des accés différés.

de synchroniser les écritures et les lectures d’une donnée lorsque des accés différés
sont utilisés. Au premier niveau de récursivité deux taches sont créées ainsi qu’une
I-structure qui permettra de synchroniser les taches créées par la premiére avec celles
créées par la deuxiéme. Lors de leur exécution, ces deux taches crééent a leur tour
deux autres taches accédant la donnée partagée en modification différée (deuxiéme
niveau de récursivité). De nouvelles I-structures sont alors créées de la méme maniére
qu’au premier niveau de récursivité.

Au troisiéme niveau de récursivité, les taches effectuant les accés sont exécu-
tées. Quel que soit leur site d’exécution, ces téches seront synchronisées grace aux
méthodes Lecture() et Ecriture() des I-structures.

6.1.3 Algorithme de terminaison distribué

La détection distribuée de la terminaison d’un programme est un point crucial
pour l'implantation de la plupart des programmes paralléles. L’objectif est d’im-
planter un algorithme réactif et le moins intrusif possible. La définition 6 permet
de définir de maniére formelle le concept de terminaison distribuée d’un programme
Athapascan.

Définition 6 On considére que le programme a terminé son exécution si plus aucun
processeur n’exécute de tdche et qu’aucun message n’est en transit sur le réseau.
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Niveau de

) o ler 2eme 3eme
récursiviré

S  I-structure nouvellement créée
C D I-structure transmise
M Tache + acces a la donnée partagée

77777 > Création récursive de tache

C—O—=C""D Transmission de I-structure

FiG. 6.3 — Représentation de ’exécution du programme de la figure 6.2.

Dans le cas du fonctionnement d’Athapascan présenté dans la section 4.4 lorsque
des algorithmes d’ordonnancement statiques sont utilisés, la détection de la termi-
naison est simplifiée. En effet, si un message est en transit, il existe forcement une
tache en attente de cette donnée sur le site destinataire du message. La terminaison
peut donc étre simplement détectée si tous les processeurs ont exécuté toutes les
taches qui leur ont été attribuées.

Dans le cas des ordonnancements dynamiques, la détection est un peu plus diffi-
cile. Méme si tous les noeuds sont inactifs & un moment donné, une tiche peut étre
en cours de migration suite & une requéte de vol et donc relancer le calcul.

L’algorithme que nous proposons est basé sur ’algorithme de Rana présenté dans
[63]. Le principe de cet algorithme est d’acquitter chaque migration de tache. Chaque
noeud peut étre dans I'état actif, inactif ou terminaison locale. Si un noeud est actif,
une tache est en cours d’exécution sur ce noeud. Si il est inactif, aucune tache n’est
en cours d’exécution mais des tiches sont en attente de données ou une migration de
tache n’a pas été acquittée. Si un noeud est dans ’état terminaison locale, aucune
tache n’est en cours d’exécution sur ce noeud, aucune tache n’est en attente et toutes
les migrations ont été acquittées.

Les noeuds sont virtuellement organisée en anneau monodirectionnel, lorsqu’un
noeud rentre dans l'état terminaison locale, il interroge son successeur dans l’anneau.
Si celui-ci est aussi dans 1’état terminaison locale il propage a son tour le message. Si
le message revient & son initiateur, tous les noeuds sont alors dans 1’état terminaison
locale et la terminaison est détectée.
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Cet algorithme est décrit dans la figure 6.1.3. On considére qu’il est exécuté
de la méme maniére sur chaque noeud participant au calcul. A chaque noeud est
associé un identificateur. L’identificateur du noeud local est obtenu en lisant la va-
riable id_noeud_local Le successeur dans I’anneau est obtenu a 1’aide de la fonction
Suivant (). Trois type de message interviennent dans 1’algorithme :

— Migration de tache : identifié par le tag Migr

— Acquittement de migration : identifié par le tag Acq

— Détection de terminaison : identifié par le tag Term

Cet algorithme a ’avantage d’étre réactif. En effet, il faut un tour d’anneau pour
détecter la terminaison soit #processeurs + 1 messages. Il est aussi peu intrusif.
Lorsqu’un noeud lance prématurément une détection, celle-ci sera stoppée lorsqu’elle
rencontrera le premier noeud actif sur ’anneau.

6.2 Validation : applications récursives

Afin de valider cette nouvelle implantation d’Athapascan, nous proposons dans
un premier temps d’étudier deux applications récursives. Ces applications permettent
en particulier de tester ’algorithme d’ordonnancement dynamique basé sur le vol de
taches. Nous étudierons dans un premier temps l'application Knary avant d’évaluer
la bibliothéque avec 1’application Diamant.

6.2.1 Knary

L’application Knary permet de calculer récursivement les éléments de la suite :

Fn)=Fn—1)+F(n—-2)+..+F(n—k)
F(0)=0,F(1)=1

Cette application sera validée en deux étapes. Nous étudierons tout d’abord son
comportement sur une architecture & mémoire partagée de grande taille. Cette pre-
miére expérience nous permettra de comparer les performances de la bibliothéque
Athapascan avec la bibliothéque Cilk. Nous étudierons ensuite son comportement
sur architecture & mémoire distribuée ce qui nous permettra de comparer les résul-
tats obtenus avec ceux de la version 1 d’Athapascan décrite dans la section 2.3.

Comparaison Athapascan/Cilk

Cette expérience 6.5 est effectuée sur une Origin3800 ayant 256 processors uti-
lisant la version 6.4 du systéme d’exploitation Irix. Les paramétres de 'application
utilisés sont n = 28 et kK = 10. Afin d’adapter la granularité, les expériences sont
effectuées avec un seuil d’arrét de la découpe récursive égal & 10 ou & 12, ce qui corres-
pond & une granularité de respectivement 20 et 60 secondes. Cette expérience permet
de comparer deux environnements qui implantent des mécanismes de dégénération
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Variables locales :

Etat{actif, inactif, terminaison_locale}

int Date = 0; // Horloge logique
int Nb_non_acquittes = 0; // Envoi de t&ches non acquittées
int Date_inactif = 0; // Date du dernier passage & 1’état de terminaison I«

Decision de migration d’une tache vers le processeur p :

Date = Date + 1;
Envoi(Migr, t, id_noeud_local, Date) & p;
Nb_non_acquittes = Nb_non_acquittes + 1;

Reception d’une tache t en provenance de p, Date du message = d :

Date = max (Date, d) + 1; //recalage de 1’horloge logique
Envoi(Acq, Date) & p;
Etat = actif;

Fin de ’exécution de la derniére tache présente sur le noeud :

Date = Date + 1;
Etat = inactif;
si (Nb_non_acquittes == 0) { // passage & 1’état de terminaison locale

Etat = terminaison_locale
Date_inactif = Date;
Envoi (Term, Date, Date_inactif, id_noeud_local) & Suivant();

¥

Reception d’un message (Acq, d) :

Date = max (Date, d) + 1; //recalage de 1’horloge logique
Nb_non_acquittes = Nb_non_acquittes - 1;
si ( Nb_non_acquittes == 0 && Etat == inactif) {

Date_inactif = Date;

Envoi (Term, Date, Date_inactif, id_noeud_local) & Suivant();

¥

Réception d’un message <Term,d,d inactif,p> :

Date = max (Date, d) + 1; //recalage de 1’horloge logique
si (etat == terminaison_locale) {
si (p = id_noeud_local) TERMINAISON DISTRIBUEE DETECTEE
sinon si (d >= Date_inactif)
Envoi (Term, d, d_inactif, p) & Next();
} 122

Fi1G. 6.4 — Algorithme de terminaison distribuée implanté dans Athapascan.
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F1a. 6.5 — Comparaison Athapascan/Cilk

séquentielle. On peut constater qu’Athapascan a des performances comparables voire
meilleures que Cilk sur ce type d’architecture. Lorsqu’on augmente la granularité, la
gestion du parallélisme est dans les deux cas négligeable devant les cotits de calcul
de l'application. Les performances sont dans ce cas identiques.

Comparaison Athapascan (version 1)/ Athapascan (version 2)

Afin d’évaluer le gain de 1'utilisation des mécanismes de dégénération séquentielle
et distribuée implantés dans la version 2 d’Athapascan, nous avons comparé les
performances obtenues avec les deux versions de la bibliothéque. Cette expérience
est effectuée sur un cluster de 100 machines monoprocesseur de type Pentium III,
cadencées & 733Mhz, disposant de 256Mo de mémoire et connectées par une réseau
fast Ethernet 100Mo/s. De la méme maniére que pour l’expérience précédente, des
seuils d’arrét de la découpe récursive de 10 ou 15 sont utilisés afin d’adapter la
granularité. On peut constater qu’a grain fin (10), la version 2 de la bibliotheque
continue & avoir des performances proches de I'optimal alors que celles de la version
1 s’écroulent. Un gain significatif est donc apporté par cette nouvelle implantation.

6.2.2 Diamant

Nous proposons maintenant d’étudier une application basée sur un graphe de
flot de données en forme de diamant (6.7 partie gauche). Plusieurs écritures de cette
application sont possibles. Quelle que soit ’écriture choisie, deux types de synchro-
nisations interviennent lors de l’exécution

— Les synchronisations liées & la description du graphe.

— Les synchronisations liées aux dépendances de données du programme.
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F1G. 6.6 — Comparaison Athapascan (version 1)/Athapascan (version 2)

En particulier I'utilisation d’un langage de programmation du modéle déterministe
non contraint (Athapascan) permet d’exprimer plus de parallélisme et donc moins de
synchronisations qu’'un langage de programmation du modéle strict (Cilk). La figure
6.8 propose une écriture basée sur les accés différés d’Athapascan. Ce programme est
basé sur le principe "diviser pour réigner". Deux types de taches sont implantés :

— Diamant-seq qui permet d’effectuer le calcul sur un bloc séquentiel.

— Diamant-par qui permet de découper récursivement le calcul en quatres nou-
velles taches Diamant-par travaillant sur des parties plus petites du graphe
diamant.

La figure 6.7 illustre la découpe récursive effectuée et permet de définir les nota-
tions utilisées par le programme de la figure 6.8. Chaque tache prend quatre données
partagées en parameétre de type tableau : deux en lecture et deux en écriture. Lors de
la découpe récursive, les quatre tableaux (X, Y, rX, rY) sont coupés en deux parties
et quatres tableaux intermeédiaires (tX1, tX2, tY1, tY2) sont créés permettant de
créer les quatre nouvelles taches travaillant sur des domaines plus petits.

La figure 6.2.2 montre les résultats obtenus pour cette application sur la grappe
(partie a) et sur I’Origin 3800(partie b). Cette derniére courbe permet de compa-
rer les résultats obtenus avec le méme programme écrit dans le langage Cilk. Ces
résultats mettent en évidence l'intérét d’utiliser un langage de programmation basé
sur le modéle déterministe non contraint. Le programme écrit en Cilk n’exprime pas
suffisamment de parallélisme pour exploiter efficacement plus de 6 processeurs.
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a) Découpage des données et notations. b) Découpe récursive.

F1G. 6.7 — Découpages et notations utilisées dans le programme de la figure 6.8

6.3 Validation : applications itératives

Nous proposons maintenant d’étudier deux applications itératives permettant
de valider les mécanismes présentés dans la section 4.4 ainsi que ’ordonnancement
présenté dans la section 5.2. Pour cela nous évaluerons dans un premier temps 1’ap-
plication Jacobi pour un domaine & 2 dimensions avant de proposer les performances
obtenues pour une élimination de Gauss. Cette application nous permettra de com-
parer les résultats d’Athapascan avec la bibliothéque Linpack.

6.3.1 Jacobi

Cette premiére expérience a pour but d’évaluer le surcotit de la bibliothéque
Athapascan lorsqu’un ordonnancement statique est utilisé. Pour cela, nous propo-
sons de comparer les accélérations obtenues avec ’application Jacobi pour plusieurs
granularité des taches possibles. Cette expérience a été effectuée sur un domaine
deux dimensions de taille 64 x 64. Le temps séquentiel de référence est celui d’une
exécution du méme algorithme écrit directement en C++ (sans Athapascan). L’or-
donnancement des tiches est effectué par l’algorithme DP-OCR. Les temps paralléles
n’incluent pas le temps de calcul de ’ordonnancement. La machine utilisée est com-
posée de 16 bi-processeurs Pentium IV Xéon 2,7Ghz disposant chacun de 1,5Go de
mémoire et interconnectés par un réseau Ethernet Gigabit. La figure 6.10 montre les
accélérations obtenus pour cette application pour trois granularités de taches diffé-
rentes : 0.01, 0.005 et 0.001 secondes. Ces résultats montrent que le surcotit du noyau
exécutif d’Athapascan est imperceptible pour les granularités supérieures & 0.005 se-
condes. Pour une granularité de 0.001 secondes, les surcotits liés aux communications
engendrées commencent a pénaliser le passage a 1’échelle.
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procedure Diamant-seq( int x, y;
int rx, ry )
{ rx =ry = calcul-local ( x, y ) ; }

procedure Diamant-par( int nX, nY ;
int X[0..nX-1], Y[O0..nY-1] ;
int rX[0..nX-1], rY[0..nY-1] )
{
if (nX == 1) & (oY == 1) {
Tache f0 = AllocationCloture( compute ) ;
f0.empiler: :Lecture( X[0], Y[0O] ) ;
f0.empiler: :Ecriture( rX[0], rY[0] ) ;
f0.FermerContexte();
}
else {
int tX1[0..nX/2-1], int tX2[0..nX-nX/2] ;
int tY1[0..nY/2-1], int tY2[0..nY-nY/2] ;

Tache f1 = AllocationCloture( Diamant-par );
f1l.empiler::Valeur( nX/2, nY/2 ) ;
f1.empiler::Lecture( X[0..nX/2-1], Y[0..nY/2-1] ) ;
f1.empiler: :Ecriture( tX1[0..nX/2-1]1, tY1[0..nY/2-1] ) ;
f1.FermerContexte();

Tache f2 = AllocationCloture( Diamant-par );
f2.empiler: :Valeur( nX - nX/2, n¥/2 ) ;
f2.empiler: :Lecture( X[nX/2..nX-1], tY1[0..nY/2-1]);
f2.empiler: :Ecriture( tX2[0..nX-nX/2-1], rY[0..nY/2-1]);
f2.FermerContexte() ;

Tache f3 = AllocationCloture( Diamant-par );
f3.empiler: :Valeur( nX/2, nY - nY/2 ) ;
f3.empiler::Lecture( tX1[0..nX/2-1], Y[nY/2..nY-1]);
f3.empiler: :Ecriture( rX[0..nX/2-1], tY2[0..nY-nY/2-1]);
f3.FermerContexte() ;

Tache f4 = AllocationCloture( Diamant-par );
f4.empiler::Valeur( nX - nX/2, nY - nY¥/2 ) ;
f4 . empiler: :Lecture( tX2[0..nX-nX/2-1], tY2[0..nY-nY/2-1]
f4.empiler: :Ecriture( rX[nX/2..nX-1], r¥[nY/2..nY-1]1);
f4 .FermerContexte();

I

F1G. 6.8 — Programation récursive d’'un graphe diamant de taille nXx nY.
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F1G. 6.11 — Résolution de Gauss sur un cluster de 50 machines.

6.3.2 Elimination de Gauss

Enfin, nous proposons de comparer les performances obtenues par Athapascan
sur une élimination de Gauss avec la bibliothéque Linpack. Cette expérience est
effectuée sur un cluster de 50 mono-processeurs Pentium III cadencés & 733Mhz,
disposant de 256 Mo de mémoire et interconnectés par un réseau Fast Ethernet
100Mo/s. Le calcul est effectué sur une matrice de taille 10240 découpée en blocs de
taille 256. Les résultats sont comparés avec la performance créte de la machine (499
Mflop/s par processeur) ainsi qu’a la performance obtenu avec l'application linpack
(361 MFlop/s par processeur) [45]. Les performances obtenues sont correctes mais
peuvent étre améliorées. En effet, cette application devrait permettre d’exploiter plei-
nement la puissance de calcul des processeurs de maniére comparable & I’application
linpack (méme si les deux algorithmes sont différents). Des améliorations peuvent étre
apportées en utilisant des primitives blas optimisées pour le processeur cible. Dans
le cadre de cette expérience, les blas ATLAS ont été utilisées. De nouvelles mesures
basées sur l'utilisation des primitives blas MKL (Math Kernel Libray) développées
par intel devrait permettre d’obtenir de meilleurs performances sur les processeurs
dont nous disposons.

6.4 Conclusions

Dans ce chapitre, nous avons présenté quelques spécificités de 'implantation de
la nouvelle implantation d’Athapascan. Nous avons décrit dans un premier temps
I'implantation des accés différés aux objets partagés avant de décrire l'algorithme de
terminaison distribué utilisé. Dans une deuxiéme section, nous avons décrit une série
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d’expériences permettant de valider cette nouvelle implantation. Ces expériences sont
divisées en deux catégories d’applications :
— Les applications récursives permettant de valider entre autre ’'ordonnancement
dynamique de la section 5.1.
— Les applications itératives permettant de valider entre autre 'ordonnancement
de la section 5.2
Ces applications sont des applications simples dont les codes ne dépassent pas quelques
centaines de lignes. Le chapitre suivant est consacré a des expérimentations sur des
applications beaucoup plus importantes permettant de valider la bibliothéque dans
un contexte beaucoup plus réaliste.
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Applications

Les expérimentations du chapitre précédent ont permis de valider 'implantation
d’Athapascan sur des exemples simples. Nous proposons dans ce chapitre d’étudier
le comportement de la bibliothéque dans le cas d’applications de plus grande enver-
gure. Parmi les applications les plus cotliteuses en puissance de calcul, les applica-
tions de simulation tiennent une part trés importante. Des architectures paralléles
de grande taille sont donc souvent nécessaires pour simuler des phénomeénes de plus
en plus complexes. Afin de valider la bibliothéque Athapascan pour ce type d’ap-
plication, nous avons implanté deux d’entre elles afin d’en évaluer le comportement.
La premiére permet de simuler le comportement de tissus en mouvements comme
par exemple la chute d’un mouchoir ou les déplacements des vétements portés par
une personne. Cette application a fait ’'objet d’une thése [68] et d’une collaboration
entre le laboratoire GRAVIR et le laboratoire ID-imag.

La deuxiéme est une application de dynamique moléculaire permettant de simuler
le comportement de molécules sur de trés courtes périodes et dans des conditions qu’il
est difficile d’observer expérimentalement. Cette application a aussi fait I’objet de
précédents travaux [7, 6] qui ont été repris pour effectuer les expériences présentées
dans ce chapitre.

Dans un deuxiéme temps, nous nous intéresserons a ’application QAP (Quadratic
Assignment Problem). Cette application est une application d’optimisation combina-
toire implantant un algorithme de type Branch-and-Bound. Ce type d’algorithme a
I’avantage d’étre trés paralléle, ce qui nous a permis d’effectuer les expérimentations
sur une architecture de type grille de calcul.

7.1 Applications de simulation

7.1.1 Simulation de tombé de tissus : Sappe

La premiére application que nous allons étudier est une application de simulation
de tombé de tissus appelée Sappe |70, 69, 68, 54]. L’objectif principal de ce projet
consiste & paralléliser les méthodes de simulation existantes afin de permettre la
simulation de systémes de grandes tailles en temps réel.

L’application Sappe est basée sur la modélisation du tissus simulé par un maillage
de particules interconnectées par des ressorts. Ce maillage permet pour chaque par-
ticule de calculer les forces auxquelles elle est soumise & partir de sa position, de
sa vitesse ainsi que de celles des particules voisines. L’équation du mouvement de
Newton permet ensuite de calculer la trajectoire résultante. La figure 7.1 montre le
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F1G. 7.1 — Maillage associé a un mouchoir de 4 x 4 particules.

maillage d’un mouchoir composé de 4 x 4 particules.

La simulation consiste pour chaque pas de temps & calculer le nouvel état de
chaque particule. I’état d’une particule est composé de sa position, de sa vitesse et
de son accélération. La loi fondamentale de la dynamique énoncée par Newton permet
de le calculer. Chaque pas de temps peut donc étre décomposé en deux étapes :

1. Calcul des forces appliquées a chaque particule.

2. Calcul des positions vitesses et accélérations en intégrant les équations de la
dynamique associées au systéme.

La méthode de parallélisation utilisée consiste & décomposer ’ensemble des par-
ticules en blocs de taille équivalente et de distribuer ces blocs sur les différents pro-
cesseurs disponibles. Les taches permettant de calculer les forces, positions, vitesses
et accélérations sont ensuite créées. La figure 7.2 montre une partie du graphe de
flot de données construit & chaque itération. On considére dans cette illustration
que la particule ¢ a comme voisine la particule j et seules les taches permettant de
calculer le nouvel état de la particule 7 sont représentées. Méme avec peu de par-
ticules la totalité du graphe de flot de données pour une itération est difficilement
représentable.

Le placement des taches de calcul est donc dirigé par la distribution initiale des
blocs de particules. Cependant, le calcul des forces soumises aux particules situées
aux frontiéres d’un bloc dépend de 'état des particules des blocs voisins. Les taches
"frontiéres" de deux blocs sont alternativement distribuées sur les deux processeurs
associés afin d’équilibrer au mieux la charge.

Les expérimentations ont été effectuées pour deux distributions initiales. La pre-
miére basée sur une allocation cyclique des blocs et la seconde sur une allocation
basée sur ’ordonnancement DP-OCR présenté dans la section 5.2. Deux machines
ont pour cela été utilisées :

— Une grappe appelée e-cluster constituée de 100 monoprocesseurs Pentium III

733Mhz disposant de 256 Mo de mémoire et interconnectés par un réseau Fast
Ethernet 100Mo/s.
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Fi1G. 7.2 — Graphe de flot de données associé au calcul du nouvel état de la particule
1 ayant la particule j comme voisine pour une itération de la simulation.

— Une grappe appelée ARV (Atelier de Reéalité Virtuelle) composée de 10 bi-
processeurs Pentium III 866Mhz disposant de 512 Mo de mémoire et aussi
interconnectés par un réseau Fast Ethernet 100Mo/s.

La figure 7.3 montre les résultats obtenus sur ces deux machines. La partie a)
permet de comparer les résultats obtenus sur la grappe ARV pour un préplacement
cyclique des données en utilisant la régle OCR (Owner Compute Rule) pour les taches
avec l'ordonnancement DP-OCR. Lors de cette expérience, un mouchoir composé
de 1000000 de particules est simulé. Cette courbe permet de remarquer que pour
cette application, ’ordonnancement DP-OCR, a un comportement moins bon que le
préplacement cyclique. Ces résultats sont liés & la compléxité du graphe de flot de
données de I'application qui demande un temps non négligeable pour étre partitionné.
Par ailleurs, le placement cyclique des données est un placement difficile & améliorer
compte tenu des caractéristiques de 'application.

La partie b) de la figure montre les résultats obtenus sur la grappe e-cluster
pour un mouchoir composé de 490000 particules. Cette courbe montre qu’a partir
de 15 noeuds, l'ajout de processeur n’ameéliore pas sensiblement le temps de calcul.
Cette limitation est liée & une gestion mémoire de ’application Sappe pouvant étre
améliorée. Ce travail est actuellement en cours de réalisation.

Ces résultats sont difficilement comparables avec les différents résultats publiés
pour le méme type d’application. En effet, a la différence des autres travaux, les

133



134

Applications

" Simulation of 490,000 particles (blocks of 2,500 particles)

Time in seconds ——
Speedup x|

1000 000 particles with cyclic ——
1000 000 particles with Scotch ——x-—-

S
B
o N

e}

rrrrrrrrrrrrrrrrrrrrrrrrrrrrrrr

Time in seconds
-

Time in second
(=2}

EN

s 10 15 20 25 30
Number of processors Number of nodes

a)

F1a. 7.3 — Résultats obtenus pour U'application Sappe sur la grappe ARV a) et sur
le e-cluster b)

simulations de ’application Sappe sont effectuées sans détection des collisions entre
particules. On peut cependant noter que dans [59] les résultats présentés portaient
sur un tissus composé de 3520 particules sur 8 processeurs.

7.1.2 Dynamique moléculaire : Tuktut

L’application Tuktut est une application permettant de simuler le comportement
de certaines molécules dans des conditions particuliéres, difficilement réalisable en
laboratoire. Cette application est basée sur les travaux de Pierre Eric Bernard au
cours de son doctorat |7, 6].

Les caractéristiques de cette application sont trés proches de ’application Sappe.
Comme pour Sappe, chaque itération peut étre décomposée en une phase de calcul
des forces suivie par une phase de calcul des positions, vitesses et accélérations des
particules. Les forces auxquelles sont soumises les particules sont pour certaines de
natures trés différentes. Ces forces sont de deux types :

— Les forces intra-moléculaires géométriques qui sont représentées comme dans

Sappe par des ressorts.

— Les forces "non liées" engendrées par le champ électrostatique induit par la

charge des particules.

Contrairement a Sappe, la parallélisation effectuée n’est pas basée sur une dé-
composition géométrique de ’ensemble des particules, mais sur une décomposition
spaciale dépendante de la position dans ’espace des atomes de la molécule simulée.
L’espace de simulation est donc divisé en blocs qui sont ensuite affectés & un proces-
seur. Les calculs liés aux particules d’une boite sont donc effectués sur le processeur
associé.

Dans le cadre des applications de dynamique moléculaire, I’ordonnancement gé-
néralement effectué est basé sur une bipartition récursive de I'espace de simulation.
Dans les expérimentations décrites ci-dessous, cet algorithme d’ordonnancement est
comparé 3 trois autres algorithmes d’ordonnancement :

— Préplacement cyclique des blocs et utilisation de la régle OCR, pour les taches.
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— Ordonnancement DP-OCR.

— LPTF (Largest Process Time First). Cet algorithme suppose que toutes les
taches sont indépendantes et qu’une annotation de cotlt leur est associée. Les
taches sont alors allouées de maniére cyclique en commencant par les taches
dont le cotit est le plus grand. Les communications de données nécessaires sont
donc générées en fonction du placement des taches.

Les expériences sont effectuées sur deux molécules. La premiére, appelée GPIK,
est composée de 11615 atomes. La seconde appelée BGLA (hydrated [3-galactosidase)
est composée de 413039 atomes. Le temps séquentiel d’exécution est de 4.6 secondes
pour GPIK et de 324.0 secondes pour BGLA sur un processeur de la grappe ARV
décrite précédemment.

#nodes | CYCLIC | LPTF | ORB | DP-OCR #noeuds | CYCLIC | LPTF | ORB | DP-OCR |
2 1,6 16 1,2 1,7 2 87,2 87,3 | 104,7 111,0
4 1,3 1,4 1,2 1,3 4 48,4 46,8 | 51,0 52,9
8 1,0 1,0 1,1 0,9 8 27,6 25,5 | 40,0 36,3

TAB. 7.1 — GPIK (gauche) et BGLA (droite) temps d’exécution (sec) sur la grappe
ARV

#noeuds | CYCLIC | LPTF | ORB | DP-OCR #nodes | CYCLIC | LPTF | ORB | DP-OCR
2 2.87 2.87 3.83 2.7 2 3.71 3.71 3.09 2.91
4 3.53 3.28 3.83 3.53 4 6.69 6.92 6.35 6.12
8 4.6 4.6 4.18 5.11 8 11.7 12.7 8.1 8.92

TAB. 7.2 — GPIK (gauche) et BGLA (droite) accélération sur la grappe ARV

7.2 Optimisation combinatoire (ACI Doc-G)

Cette section est consacrée & la description des travaux menés dans le cadre de
I’ACI Doc-G (Défi en Optimisation Combinatoire sur Grille). Ces travaux ont pour
objectif d’exploiter des architectures de type grille de calcul pour la résolution de
problémes d’optimisation combinatoire de type Branch-and-X (Branch-and-Bound,
Branch-and-Cut ou Branch-and-Price). Nous proposons donc, dans le cadre de ces
travaux, une implantation de ’application QAP (Quadratic Assignment Problem)
permettant d’exploiter des architectures de type grille de calcul. Pour cela, nous
avons utilisé la bibliothéque Bob-++ développée au laboratoire PRISM & Versailles
dont I’objectif est de faciliter le développement de telles applications.

De nombreux travaux ont montré que les parcours arborescents de type Branch-
and-X permettent d’obtenir de trés bons résultats sur des architectures de grande
taille. Dans [2]| la résolution du probléme du Qap (quadratic assignment problem)
est reportée pour la taille 30 du probléeme Nugent (30 usines pour 30 sites). Cette
résolution considérée comme trés difficile a été menée sur une grille composée de 2510
machines et a nécessité un temps de calcul d’environ 7 jours et le développement
d’une arborescence de plus de 12 milliards de sommets.

Nous présenterons dans cette section I'implantation paralléle effectuée pour cette
application ainsi que les expériences effectuées sur une grille de calcul.
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Fia. 7.4 — Résultats obtenus pour I'instance Nugent 18 du probléme sur une grappe
de PC

7.2.1 Présentation du probléme du Qap et des développements ef-
fectués

Le probléme du QAP consiste & affecter n usines & n emplacements disponibles
de maniére 4 réduire le colit d’exploitation de ’ensemble des usines. A chaque paire
d’usine est associé un volume d’échange de matériaux et & chaque paire d’emplace-
ment est associée une distance. L’évaluation d’une solution consiste donc & multiplier
pour chaque paire d’usine, le volume de matériaux échangés par la distance qui les
sépare.

Un code de cette application écrit en Bob+-+ était disponible au début du pro-
jet. Ce code utilise un algorithme de type Branch and Bound proposé par Bob++.
Les principaux travaux de développement ont consisté & paralléliser la bilbiothéque
Bob++ en utilisant la bibliothéque Athapascan. Le code de 'application QAP est
donc identique au code initial et ne contient aucun appel aux primitives Athapascan.

La parallélisation proposée consiste & décomposer 1’arborescence parcourue lors
de la recherche dans ’espace de solutions. Cette décomposition consiste a affecter
la recherche d'une branche (sous arborescence) & un processeur disponible. Cette
technique impose la recopie du contexte de calcul sur tous les noeuds participant
4 la recherche et implique donc une consommation mémoire plus importante qu’en
séquentiel mais bornée par O(pSy) ou p correspond au nombre de processeur et S7 &
la quantité de mémoire nécessaire pour une exécution séquentielle. Cependant cette
technique a ’avantage de permettre d’adapter la granularité du calcul en ajustant la
taille des sous-arbres affectés aux processeurs.
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Name / Info  Load Averages

E-Toile Grid
(9 sources) 107.19 104.29 74.84
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a) Charge de la grille au cours du temps

Sun-Grenoble Sun PRiSM Cluster EDF CEA

b) Charge de la grille & un instant donné de l’exécution

F1G. 7.5 — Observation de ’exécution du programme sur la grille avec Ganglia.

7.2.2 Expériences sur grille de calcul

La premiére expérience effectuée consiste a lancer le programme du QAP sur une
instance du probléme de taille moyenne afin de valider son comportement sur une
architecture de type grappe.

La figure 7.4 montre les résultats obtenus pour 'instance Nugent 18 du probléme
(18 usines, 18 emplacements) sur une grappe de PC. Cette grappe est composée de
100 monoprocesseurs Pentium III 733 disposant de 256 Mo de mémoire et intercon-
nectés par un réseau Fast Ethernet 100Mo/s. Le temps séquentiel pour cette instance
est de 123650 secondes (non représenté sur la figure pour des raisons de lisibilité).
On obtient donc une accélération de 64 lorsque 80 processeurs sont utilisés.

Les résultats obtenus pour une instance de taille moyenne sur un grappe de PC
homogénes nous ont conduits & mener un expérience de plus grande envergure pour
une instance de taille supérieure (Nugent 20, 20 usines, 20 emplacements) sur une
architecture de type grille. Pour cette expérience, nous disposons de quatre grappes
géographiquement distantes :
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Fi1G. 7.6 — Observation des communications sur les noeuds de la grappe du PRiSM.

CEA Saclay 10 bi-AMD MP 1800+
SUN ENS-Lyon 15 bi-Pentium III 1.4Ghz

— PRIiSM Versailles 7 bi-Xeon 2.4Ghz

— EDF Clamart 10 bi-Xeon 2.2 Ghz

La grille dont nous disposons est donc composée de 84 processeurs fortement
hétérogénes. Nous avons dans un premier temps lancé le programme sur les 20 pro-
cesseurs de la grappe du CEA. Nous avons alors obtenu le résultat en Thy = 1648
secondes. La méme instance a ensuite été résolue sur les 84 processeurs de la grille
nous permettant d’obtenir le résultat en Tg4 = 499 secondes. Nous obtenons donc une
accélération de 3.1 lorsque les 84 processeurs sont utilisés par rapport a ’exécution

sur la grappe CEA Saclay.

L’évaluation de ces résultats est confrontée a deux problémes. Le premier est lié
& la taille du probléme. 11 est en effet difficile d’exécuter des instances du probléme
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de taille importante sur un seul processeur pour obtenir une exécution de référence.
Pour certaines tailles du probléme, les temps d’exécution séquentielle peuvent at-
teindre plusieurs jours voir méme plusieurs mois. Le deuxiéme probléme est lié a
I’hétérogénéité des processeurs. En effet, méme dans le cas oil un temps d’exécu-
tion séquentiel de référence est disponible, une accélération sur plusieurs processeurs
hétérogénes reste difficile & analyser.

Une solution grossiére a ces problémes consiste & se baser sur les performances
d’un processeur virtuel et d’utiliser le critére des fréquences pour ramener la puissance
des autres processeurs a celle du processeur virtuel. Ainsi, la somme des fréquences
de I’ensemble des processeurs est de 155.6Ghz ce qui correspond & 86.44 processeurs &
1.8Ghz (fréquence des processeurs de la grappe CEA Saclay). De cette maniére, nous
pouvons évaluer la performance globale de la grille dont nous disposons & 4.32 fois la
performance de la grappe CEA Saclay pour une accélération observée de 3.1. Cette
perte d’efficacité est principalement diie & l'utilisation d’un réseau métropolitain
qui ajoute un colit non négligeable aux communications. Cette évaluation reste une
évaluation trés grossiére, elle ne prend pas en compte les différences d’architecture
des processeurs (caches,...) ni les caractéristiques des réseaux intra et inter grappes.

L’algorithme d’ordonnancement utilisé tire aléatoirement un processeur victime
pour lui voler du travail. Ce tirage est effectué de maniére uniforme sur I’ensemble
des processeurs. Une optimisation consisterait & favoriser le tirage des processeurs
proches de maniére & limiter le surcott d’utilisation du réseau métropolitain.

L’exécution sur grille peut étre observée grace a 'outil GANGLIA [60]. La figure
7.5 montre deux types d’observations fournis par cet outil. La partie a) de la figure
montre I'évolution de la charge de la grille au cours du temps. Les paliers sur la
courbe permettent de voir les périodes de temps au cours desquelles une instance
du QAP était en cours de résolution. La partie b) montre la charge de la grille a
un instant donné de I’exécution. Lorsqu’une grappe est en rouge (comme les trois
grappes situées a gauche), sa charge est a 100% et lorsque la grappe est en orange
(comme les deux grappes situées a droite), sa charge se situe entre 75 est 100%. A
cet instant de l’exécution, la grille était donc proche du maximum possible de son
exploitation.

La figure 7.6 montre 1’évolution des communications sortantes pour chaque nceud
de la grappe PRiSM. Les pics permettent de visualiser les requétes de vols traitées par
le noeud visualisé. On peut donc remarquer que les communications ne représentent
qu’une petite partie du temps d’exécution pour cette application.

Les résultats de 'application QAP sont donc trés encourageants mais de nom-
breuses expériences supplémentaires sont & effectuer. En particulier, des problémes
de taille supérieure peuvent étre résolus avec la grille a notre disposition.

7.3 Conclusions

Dans ce chapitre, nous avons pu montrer que 'implantation d’Athapascan ba-
sée sur les mécanismes de dégénération séquentielle et distribuée présentés dans les
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chapitres précédents se comportait correctement pour de réelles applications. Nous
avons pour cela présenté les résultats obtenus pour deux applications de simulation
Sappe et Tuktut. Bien que les résultats pour ces deux applications soient accep-
tables, de nouvelles expérimentations permettant d’exploiter efficacement un plus
grand nombre de machines sont en cours de réalisation. Dans une deuxiéme partie,
nous avons présenté les résultats obtenus pour la résolution du QAP (Quadratic
Assignment Problem). De bons résultats ont tout d’abord été obtenus sur grappe
de PC avant d’expérimenter cette application sur une grille de 84 processeurs. Les
résultats sont encourageants et permettent d’envisager la résolution d’instances de
plus grande taille et ’exploitation d’un plus grand nombre de processeurs.
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Lors d’une exécution paralléle, le placement des différentes taches de calcul sur
les processeurs disponibles est d’une importance cruciale. Cependant, une mauvaise
réalisation de ce placement peut conduire & une dégradation importante des perfor-
mances, y compris dans le cas ol un placement optimal des taches peut étre calculé.
Dans la pratique, le colt de création d’une tache paralléle est toujours tres supé-
rieur au coliit d’'un appel séquentiel de fonction. Ce surcoiit est principalement lié &
la gestion des communications et des synchronisations inhérents & toute exécution
paralléle.

Dans cette thése, nous avons proposé des mécanismes de dégénération séquen-
tielle et distribuée permettant d’optimiser les surcotits de gestion du parallélisme.
La dégénération séquentielle (ou work first principle) consiste & optimiser 1’exécu-
tion séquentielle d’une tache quitte & payer un surcéut plus important lorsque la
génération de plus de parallélisme est nécessaire. Ce principe utilise le fait que lors
d’une exécution paralléle, de nombreuses taches sont exécutées de maniére séquen-
tielle sans nécessiter la communication de données distantes. Dans ce cas, la création
d’une tache aurait pu étre remplacée par un simple appel séquentiel de fonction. La
dégénération distribuée consiste a affecter chaque tache de calcul & un processeur
et & générer de maniére automatique les communications nécessaires & 1’exécution
distribuée du programme selon cet ordonnancement.

Les mécanismes que nous avons proposés s’appliquent aux environnements de
programmation paralléle de haut niveau basés sur la création de taches qui commu-
niquent via une couche de mémoire partagée. Nous avons donc étudié et comparé
théoriquement les performances en terme de défauts de page de plusieurs protocoles
de cohérence mémoire communément utilisés. Les différentes implantations de ces
protocoles ont cependant montré qu’il était difficile d’obtenir des exécutions paral-
léles performantes au-deld d’une dizaine de processeurs. Nous avons pour cela proposé
un protocole de cohérence plus restrictif basé sur le typage explicite des accés aux
données partagées effectués par les taches ainsi que sur 'analyse dynamique du flot
de données de ’application. L’analyse de ce protocole montre que peu de défauts
de page interviennent lors d’une exécution paralléle si peu de taches sont exportées
(c’est-a-dire exécutée sur un processeur différent du processeur ou elle a été créée).
Cette analyse est théorique, il serait intéressant d’observer 'impact du protocole de
cohérence en terme de défauts de page sur de réelles exécutions paralléles.

Un meécanisme de pile distribué basé sur la construction distribuée du flot de
données de 'application a ensuite été proposé. Nous avons vu que les avantages de
ce mécanisme sont multiples :
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— Implantation du protocole de cohérence "flot de données".

— Exécution des taches en série optimisée par la gestion de la pile.

— Echanges des données par communications unidirectionnelles lors d’une exécu-

tion distribuée.

Deux algorithmes d’ordonnancement tirant partie des spécificités de ce méca-
nisme ont été proposés dans le chapitre 5. Le premier est un algorithme dynamique
basé sur le vol de taches déclenché lorsqu’un processeur devient inactif. Nous avons
montré que cet algorithme permettait de majorer le nombre de taches volées lors de
I’exécution du programme. L’utilisation du protocole de cohérence "flot de données"
avec cet algorithme permet donc d’affiner la borne sur le nombre de défauts de page
présentée dans le chapitre 3. Le deuxiéme est un algorithme d’ordonnancement sta-
tique basé sur le regroupement des données partagées dans les différents modules
de mémoires disponibles. Nous avons vu que cet algorithme permettait d’obtenir un
gain significatif en terme de volume de données échangés particuliérement pour le
graphe "simulation” étudié.

Le mécanisme de pile distribuée ainsi que les algorithmes d’ordonnancement pro-
posés ont été implantés pour le langage de programmation paralléle Athapascan.
Cette nouvelle implantation du langage ainsi que sa validation sur des tests simples
ont donc été présentés dans le chapitre 6.

Les résultats obtenus sur ’application d’optimisation combinatoire QAP montre
que I'implantation distribuée de la pile présentée dans la chapitre 4 permet d’obtenir
des exécutions paralléles performantes sur des architectures de type grille de calcul.
Nous avons observé un bon comportement de cette application jusqu’a 80 proces-
seurs et des programmes tests comme Knary ont pu tirer partie d’'une centaine de
processeurs. Certains projets comme Grid 5000 ont pour objectif I’exploitation de
plusieurs milliers de processeurs ; ’exploitation de telles architectures en utilisant un
langage de programmation paralléle de haut niveau comme Athapascan peut donc
étre considéré comme 1'une des perspectives les plus importantes de cette thése.

Certaines application de simulation permettent elles aussi d’exploiter un grand
nombre de processeurs [52]. Cependant, les premiers résultats obtenus avec Atha-
pascan ne permettent pas d’envisager d’expériences sur de telles architectures dans
I'immeédiat.

Pour ces applications, atteindre la portabilité et le passage & 1’echelle nécessite
la recherche de schémas algorithmiques adaptés permettant un ordonnancement au-
tomatique et portable. Ce travail est un des objectifs du projet MOAIS.
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