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Titre Modélisation et analyse des performances de la bibliothèque MPI
en tenant compte de l’architecture matérielle

Résumé Dans le cadre de son offre de serveurs haut de gamme, la société
Bull conçoit des multiprocesseurs à mémoire distribuée partagée avec un
protocole de cohérence de cache CC-DSM (Cache-Coherent Distibuted Sha-
red Memory), et fournit une implémentation de la bibliothèque MPI (Mes-
sage Passing Interface) pour la programmation parallèle. L’évaluation des
performances de cette implémentation permettra, d’une part, de faire les
bons choix d’architecture matérielle et de la couche logicielle au moment
de la conception et, d’autre part, fournira des éléments d’analyse néces-
saires pour comprendre les mesures faites au moment de la validation de
la machine réelle. Nous proposons et mettons en œuvre dans ce travail de
thèse une méthodologie permettant d’évaluer les performances des algo-
rithmes de la bibliothèque MPI (ping-pong et barrières) en tenant compte
de l’architecture matérielle. Cette approche est basée sur l’utilisation des
méthodes formelles, elle consiste en 3 étapes principales :

1. la modélisation en langage LOTOS des aspects matériels (topologie
d’interconnexion et protocole de cohérence de cache) et logiciels (al-
gorithmes MPI) ;

2. la vérification formelle de la correction fonctionnelle du modèle ob-
tenu ;

3. l’évaluation des performances après l’extension du modèle par des
informations quantitatives (latences des transferts des données) en
utilisant des méthodes numériques et de la simulation.

Mots-clés Bibliothèque MPI · Architectures multiprocesseurs · Méthodes
formelles · Model checking · Evaluation des performances · Chaînes de
Markov interactives



Title Modeling and performance analysis of the MPI library by taking
into account the hardware architecture

Abstract The range of high-end servers designed and manufactured by
Bull includes cache-coherent distributed shared memory (CC-DSM) multi-
processor systems equipped with an implementation of the Message Pas-
sing Interface (MPI) library for parallel programming. The evaluation of
the performances of this implementation will enable, on the one hand, to
make the right choices of the hardware architecture and of the software
layer at design time and, will provide, on the other hand, the analysis ele-
ments necessary for understanding the experimental measures performed
when the real machine is validated. In this thesis, we propose and develop
a methodology allowing to evaluate the performances of MPI library pri-
mitives (send/receive and barriers) by taking into account the hardware
architecture. This approach is based on formal methods and consists of
three main phases :

1. modeling in the LOTOS language the hardware aspects (intercon-
nection topology, cache coherency protocol) and the software aspects
(MPI primitives and benchmark algorithms) ;

2. formal verification of the functional correctness of the model obtai-
ned ;

3. performance evaluation after extending the model with quantitative
information (data transfer latencies) by using numerical methods
and simulation

Keywords MPI library · Multiprocessor architectures · Formal methods
· Model checking · Performance evaluation · Interactive Markov chains
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Introduction

Depuis le début de l’informatique, les processeurs et les réseaux de com-
munications n’ont pas cessé de progresser. Cette progression a per-

mis la naissance d’infrastructures matérielles avec des capacités accrues
de calcul et de stockage, notamment avec l’apparition des plus récents
supercalculateurs 1 destinés au calcul scientifique haute performance (HPC :
High Performance Computing). Les supercalculateurs sont utilisés pour toute
tâche nécessitant une très forte puissance de calcul, comme la simulation
de phénomènes réels, qui touche à de nombreux domaines scientifiques
comme la physique nucléaire, l’astronomie, la biologie, la chimie, etc.

Dans le cadre de son offre de serveurs haut de gamme, la société Bull2

conçoit des supercalculateurs à mémoire distribuée partagée avec un pro-
tocole de cohérence de caches CC-DSM (Cache-Coherent Distributed Shared
Memory).

Les performances des supercalculateurs ne se résument pas unique-
ment à l’évolution technologique de leur architectures matérielles, mais
concernent également leur couche logicielle qui offre l’interface de pro-
grammation parallèle. En effet, la programmation de telles machines à
plusieurs degrés de parallélisme implique la résolution de plusieurs pro-
blèmes, tels que : la cohérence des données en milieu distribué, l’accès
concurrent à une mémoire partagée, l’entrelacement des calculs et des
communications qui garantissent la performance du programme paral-
lèle, l’ordonnancement des tâches sur une machine hétérogène, . . ., etc.
Ces écueils sont d’autant plus cruciaux que les machines parallèles sont
avant tous destinées à des applications demandant de gros volumes mé-
moire et un temps de calcul réduit : la performance des programmes est
prioritaire pour un calcul de haute performance.

Le calcul parallèle repose sur l’idée que plusieurs processeurs effectuent
de manière coopérative un calcul ou un travail bien précis. Nous pouvons
illustrer cette définition à l’aide d’un exemple simple, comme le calcul d’un
produit de matrice vecteur : v′ = Mv, avec M ∈ R

n×n et v ∈ R
n. Ce calcul

nécessite n2 opérations lorsqu’il est effectué de façon séquentielle. Nous
disposons de n processeurs, c’est à dire autant que la matrice a de lignes. Il
est donc logique de demander à chaque processeur de calculer le produit
scalaire d’une ligne de matrice par le vecteur v. Pour obtenir v′, il suffit
alors de rassembler les résultats obtenus par chacun des processeurs. Ainsi
si tous les processeurs effectuent les n opérations nécessaires au produit
scalaire en même temps, nous aurons obtenu notre résultat en un temps
proportionnel à n et à non n2.

1http://www.top500.org
2http://www.bull.com
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2 Introduction

Le calcul parallèle sur les architectures CC-DSM nécessite un méca-
nisme de communication par passage de message entre les différents proces-
seurs. Cela consiste à demander aux processeurs d’émettre ou de recevoir
des messages vers ou en provenance des autres processeurs de la machine.
La bibliothèque MPI (Message Passing Interface) [13] implémente le modèle
de programmation parallèle par passage de messages en permettant des
communications entre les processeurs moyennant des primitives d’envoi
(send) et de réception (receive) et des synchronisations par des primitives
de barrières. Revenons à notre exemple précédent, celui du produit ma-
trice vecteur. Nous souhaitons que le résultat soit écrit, à la fin du calcul,
sur un seul emplacement, soit la mémoire locale du processeur P0. À la
fin du calcul réalisé par chaque processeur, le résultat à ce moment est
éparpillé entre les mémoires associées à chaque processeur. Ils doivent
par conséquent communiquer leur résultat en l’envoyant par message au
processeur P0 par la primitive de communication send. On peut supposer
également que les processeurs ne doivent effectuer aucun autre traitement
avant que P0 ait rassemblé la totalité du vecteur v′, dans ce cas, les proces-
seurs doivent se synchroniser à la fin du calcul v′ moyennant la primitive
de synchronisation de barrière.

La communication par passage de message implique la considération
d’un autre facteur impactant les performances des applications paral-
lèles : l’implémentation de MPI (algorithmes implémentant les primitives
de communication send et receive, et de synchronisation barrière). En effet,
la communication par échange de messages s’avère coûteuse en matière
de temps d’exécution, par conséquent, il est primordial de procéder à son
optimisation.

Notre objectif dans ce travail de thèse est de définir et de mettre en
œuvre une méthodologie permettant la prédiction des performances de la bi-
bliothèque MPI sur une architecture CC-DSM et l’analyse de leur sensibilité par
rapport aux aspects logiciels et matériels. Ceci pour deux raisons cruciales :

1. Faire les bons choix d’architecture matérielle et d’implémentation
logicielle au moment de la conception.

2. Comprendre les mesures faites au moment de la validation de la
machine réelle.

L’optimisation des algorithmes MPI est un domaine d’études approfon-
dies suivant des directions différentes : optimisation et implémentation
sur des architectures génériques comme les clusters [54, 47], ou sur des
machines spécifiques [34, 16], ou sur des constructions configurables [80].
Tous ces travaux reposent sur la mesure de performances de benchmarks
MPI sur des machines réelles déjà construites, de telle sorte que l’on peut
montrer qu’une telle implémentation est plus efficace qu’une autre. Ce-
pendant, quand on veut optimiser une implémentation sur une architec-
ture CC-DSM, nous avons besoin d’analyser l’interaction avec le protocole
de cohérence de caches afin de savoir le nombre de défauts de cache (miss)
effectués. Cette information ne peut pas être obtenue avec les mesures, ou
bien elle nécessite une instrumentation complexe. Un autre inconvénient
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de la mesure est que l’optimisation ne peut être faite pendant la phase de
développement de la machine réelle.

Un point clé de notre approche est l’utilisation de méthodes formelles
pour la modélisation et l’évaluation des performances. Nous commençons
par développer un modèle formel M1 dont nous vérifions sa correction
fonctionnelle, puis nous en dérivons un modèle M2 augmenté d’informa-
tions quantitatives (latences). Une fois que M1 et M2 sont disponibles,
nous nous assurons de leur cohérence en vérifiant que leurs comporte-
ments sont équivalents (bisimilaires) du point de vue fonctionnel et en-
suite nous effectuons l’analyse markovienne de M2.

Les mécanismes de communication entre les processus MPI utilisent des
tampons de messages et éventuellement des verrous pour gérer les exclu-
sions d’accès à ces tampons. Dans une architecture CC-DSM, ces struc-
tures de communication résident dans la mémoire distribuée et leurs ac-
cès sont régis par le protocole de cohérence de caches. Ceci implique des
transferts entre les caches et les mémoires et entre les différents caches,
dépendant de l’implantation physique de ces structures et du protocole
de cohérence de caches. Les performances de l’implémentation de MPI
sur une architecture CC-DSM dépendent de trois paramètres :

1. La succession d’accès définie par l’algorithme des primitives de com-
munication.

2. Le protocole de cohérence de caches, qui régit les changements
d’états dans les caches et les transferts des données entre caches et
mémoires et entre caches.

3. La topologie de connexion de l’architecture multiprocesseur, qui dé-
termine les latences des transferts.

Ce document est divisé en sept chapitres :

Chapitre 1 présente le contexte de l’étude, à savoir l’environnement matériel des
architectures des supercalculateurs en général et celles de Bull en
particulier, avec une description détaillée du protocole de cohérence
de caches. Dans la présentation de l’environnement logiciel concer-
nant la bibliothèque MPI, nous décrivons les deux benchmarks de
MPI auxquels nous nous sommes intéressés pour l’évaluation de leur
performances, il s’agit de l’algorithme de communication ping-pong
et de synchronisation barrière.

Chapitre 2 décrit les différents concepts que nous avons utilisés pour la réalisa-
tion cette étude : le langage de modélisation LOTOS, la théorie IMC
pour l’évaluation des performances et les outils de l’environnement
CADP que nous avons utilisés.

Chapitre 3, 4, 5 décrivent la mise en œuvre de l’étude : la méthodologie de mo-
délisation, la vérification fonctionnelle des modèles obtenus et fina-
lement leur transformation en chaînes de Markov à temps continu
et l’obtention des indices de performances par analyse numérique.
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Chapitre 6 traite le problème d’explosion combinatoire de l’espace d’états des
modèles et présente les différentes tentatives pour l’éviter tout en
préservant la méthode numérique pour l’analyse des performances.

Chapitre 7 Présente l’analyse des performances par simulation dans le but de
contourner le problème d’explosion combinatoire de l’espace d’états
des modèles.

Finalement, une conclusion générale résume nos contributions et pré-
cise des pistes de recherche futures.



1Contexte d’étude

Il est plus facile de conduire un attelage avec deux bœufs qu’avec mille poulets
– Vieux proverbe de l’Ouest
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Ce chapitre est consacré à la présentation du contexte de notre étude,
plus précisément les données du problème : l’environnement matériel

et l’environnement logiciel.
La première partie de ce chapitre décrit les architectures multiproces-

seurs en mettant en évidence les architectures FAME et MESCA de la
société Bull. Nous présentons pas la suite le mécanisme assurant la cohé-
rence des données dans ces systèmes tout en expliquant son impact sur la
latence d’accès aux données.

Nous présentons dans la seconde partie le principe de communication
par passage de message au moyen des primitives du standard MPI. Nous
décrivons les deux benchmarks de MPI auxquels nous nous sommes in-
téressés pour l’évaluation de leur performances, à savoir l’algorithme de
communication ping-pong et l’algorithme de synchronisation barrière.
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6 Chapitre 1. Contexte d’étude

1.1 Environnement matériel

1.1.1 Architecture des supercalculateurs

Depuis plusieurs années la taxonomie de Flynn [19] est utilisée pour la
classification des supercalculateurs, elle est fondée sur le nombre de flux
de données (Single Data stream ou Multiple Data stream) et sur le nombre de
flux d’instructions (Single Instruction stream ou Multiple Instruction stream)
présents sur une architecture donnée. De la combinaison de ces possibili-
tés résultent quatre catégories :

• SISD : un seul flot d’instructions, un seul flot de données.

• SIMD : un seul flot d’instructions, plusieurs flots de données. La
même instruction est exécutée par plusieurs processeurs en utilisant
le même flot de données.

• MISD : plusieurs flots d’instructions, un seul flot de données.
Chaque processeurs lit ses propres instructions, mais ils utilisent
tous le même flot de données.

• MIMD : plusieurs flots d’instructions, plusieurs flots de données.
Chaque processeur lit ses propres instructions et opère sur ses
propres données.

Du fait de ces critères trop généraux, la classification de Flynn de-
vient inadéquate pour les supercalculateurs d’aujourd’hui, car ils sont
tous considérés comme des MIMD quelles que soient leurs différences.
À présent, il est plus courant de subdiviser la classe MIMD en fonction
de la structure de la mémoire : centralisée partagée, distribuée partagée et
distribuée [92, 76].

Définition 1.1 Une mémoire centralisée partagée désigne un large bloc de mémoire vive par-
tagé entre plusieurs processeurs.

Les architectures multiprocesseurs à mémoire centralisée partagée sont
connues sous deux noms indiquant que tous les processeurs accèdent aux
données en mémoire avec la même latence :

Architecture SMP, acronyme de Symmetric MultiProcessing.

Architecture UMA, acronyme de Uniform Memory Access.

Les architectures SMP représentent une évolution directe des archi-
tectures multiprocesseurs. Pour augmenter la puissance de la machine,
plusieurs processeurs identiques sont connectés au même bus mémoire
comme on peut le voir sur la figure 1.1. Ces processeurs disposent cha-
cun de leur propre mémoire cache et pourront travailler en parallèle pour
accélérer l’exécution des processus, ou en exécuter plusieurs de manière
concurrente.

La facilité et la portabilité de programmation sur de tels systèmes ré-
duisent considérablement le coût de développement des applications pa-
rallèles. En revanche, ils perdent en efficacité lorsque le nombre de pro-
cesseurs augmente. En effet, le protocole d’accès au bus mémoire interdit
le recouvrement des communications. Autrement dit, le bus ne peut être
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P0 P1 Pn

M

c0 c1 cn

Fig. 1.1 – Architecture à mémoire centralisée partagée

utilisé que par un seul processeur à la fois. Ainsi, plus on augmente le
nombre de processeurs, plus la contention au niveau du bus est potentiel-
lement importante. En revanche, l’architecture SMP représente la brique
de base de la majorité des supercalculateurs.

Définition 1.2 Une mémoire distribuée partagée désigne plusieurs blocs de mémoire vive phy-
siquement distribués mais avec un seul espace d’adressage.

Généralement un seul espace d’adressage implique des communica-
tions implicites entre les processeurs via des lectures et des écritures en
mémoire.

Les architectures multiprocesseurs à mémoire distribuée partagée sont
référencées sous plusieurs noms mettant en évidence la nature distribuée
partagée de la mémoire ou la variation de la latence d’accès aux données
en mémoire, ainsi que l’absence ou la présence d’un mécanisme pour as-
surer la cohérence des caches [76] :

• DSM, acronyme de Distributed Shared Memory.

• CC-DSM, acronyme de Cache Coherent - Distributed Shared Memory.
Elle représente une DSM munie d’un mécanisme assurant la cohé-
rence des caches.

• NUMA, acronyme de Non Uniform Memory Access. La latence d’accès
à la mémoire varie en fonction de la proximité géographique des
processeurs.

• CC-NUMA, acronyme de Cache Coherent - Non Uniform Memory Ac-
cess, est une NUMA avec un munie d’un mécanisme assurant la co-
hérence des caches.

Niveau nœud

Niveau module Réseau

Nœud0 Nœud1 Nœudn

Fig. 1.2 – Architecture DSM

Les architectures multiprocesseurs de type DSM possèdent une struc-
ture hiérarchique à deux niveaux, comme illustré dans la figure 1.2 :

1. Nœud : un multiprocesseur à mémoire centralisée partagée : SMP.

2. Module : plusieurs nœuds reliés entre eux via un réseau d’intercon-
nexion.
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Définition 1.3 Une mémoire distribuée désigne plusieurs blocs de mémoire vive physiquement
distribués dont chaque bloc dispose de son propre espace d’adressage.

On appelle généralement, les multiprocesseurs à mémoire distribuée,
grappe ou cluster. Un cluster est un ensemble de modules connectés par un
réseau, comme illustré dans la figure 1.3.

Réseau

Module0 Module1 Modulen

Fig. 1.3 – Architecture d’un cluster

La mémoire d’un module est vue comme un bloc de la mémoire distri-
buée, par conséquent la communication entre les processeurs appartenant
à des modules distincts nécessite l’utilisation des modèles de communica-
tion par échange de messages.

Deux architectures multiprocesseurs de la société Bull ont fait l’objet de
ce travail de thèse :

1. FAME (Flexible Architecture for Multiple Environments). Les serveurs
NovaScaleTM bénéficient de l’architecture FAME développée par
Bull pour réaliser des systèmes multiprocesseurs à mémoire parta-
gée évolutifs. Le concept de l’architecture FAME repose sur l’inter-
connexion des nœuds par un switch conçu et développé par Bull. Ce
switch assure une vision cohérente d’une mémoire globale formée
de la réunion des mémoires associées à chaque nœud.

2. MESCA (Multiple Environments on Scalable Architecture) : en cours de
développement.

P P P P

M

C C C C

Nœud dans FAME

P

P

P

P
C M

Nœud dans MESCA

Fig. 1.4 – La structure du nœud dans FAME et MESCA

La différence de base entre ces deux architectures réside dans la to-
pologie des nœuds et l’attribution des caches aux différents processeurs.
Dans le cas de FAME, chaque processeur possède son propre cache. Quant
à l’architecture MESCA, un seul cache est attribué à tous les processeurs
du même nœud. La figure 1.4 illustre la structure des nœuds dans FAME
et MESCA.
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Un module est constitué de 4 nœuds connectés par un réseau, comme
illustré dans la figure 1.5.

Nœud0 Nœud1

Réseau

Nœud3 Nœud2

Fig. 1.5 – La structure du module dans FAME et MESCA

Un cluster comporte 4 modules connectés par un réseau, comme illustré
dans la figure 1.6.

Module0 Module1

Réseau

Module3 Module2

Fig. 1.6 – Architectures FAME et MESCA

La topologie d’interconnexion entre les différents composants de l’ar-
chitecture (processeurs, mémoires, caches) est fixe dans FAME et MESCA.
Elle décrit l’emplacement des processeurs dans le système en fonction de
l’identificateur du processeur, du nœud et du module.

Comme l’exécution de l’algorithme MPI ne nécessite pas forcément
l’utilisation de tous les processeurs du système, nous avons proposé par
conséquent une nouvelle définition de la topologie prenant en compte
uniquement l’emplacement des processeurs participant à l’exécution de
l’algorithme MPI dans le système. Ainsi, pour un certain nombre de pro-
cesseurs, on peut définir plusieurs topologies.

Le tableau 1.1 décrit les 3 principales topologies que nous avons utili-
sées dans notre étude :

1. topology0 : tous les processeurs se trouvent dans le même nœud.

2. topology1 : la plupart des processeurs se trouvent dans des nœuds
différents du même module.

3. topology2 : la plupart des processeurs se trouvent dans des modules
différents.
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Chaque module est défini par le quadruple (n0, n1, n2, n3), avec ni re-
présente le nombre de processeurs dans le nœud i, où i ∈ {0, 1, 2, 3}.

Topologie Module
Nombre processeurs

2 3 4 5 6

topology0

module0 (2, 0, 0, 0) (3, 0, 0, 0) (4, 0, 0, 0) (5, 0, 0, 0) (6, 0, 0, 0)

module1 (0, 0, 0, 0) (0, 0, 0, 0) (0, 0, 0, 0) (0, 0, 0, 0) (0, 0, 0, 0)

module2 (0, 0, 0, 0) (0, 0, 0, 0) (0, 0, 0, 0) (0, 0, 0, 0) (0, 0, 0, 0)

module3 (0, 0, 0, 0) (0, 0, 0, 0) (0, 0, 0, 0) (0, 0, 0, 0) (0, 0, 0, 0)

topology1

module0 (1, 1, 0, 0) (1, 1, 1, 0) (1, 1, 1, 1) (2, 1, 1, 1) (2, 2, 1, 1)

module1 (0, 0, 0, 0) (0, 0, 0, 0) (0, 0, 0, 0) (0, 0, 0, 0) (0, 0, 0, 0)

module2 (0, 0, 0, 0) (0, 0, 0, 0) (0, 0, 0, 0) (0, 0, 0, 0) (0, 0, 0, 0)

module3 (0, 0, 0, 0) (0, 0, 0, 0) (0, 0, 0, 0) (0, 0, 0, 0) (0, 0, 0, 0)

topology2

module0 (1, 0, 0, 0) (1, 0, 0, 0) (1, 0, 0, 0) (1, 1, 0, 0) (1, 1, 0, 0)

module1 (1, 0, 0, 0) (1, 0, 0, 0) (1, 0, 0, 0) (1, 0, 0, 0) (1, 1, 0, 0)

module2 (0, 0, 0, 0) (1, 0, 0, 0) (1, 0, 0, 0) (1, 0, 0, 0) (1, 0, 0, 0)

module3 (0, 0, 0, 0) (0, 0, 0, 0) (1, 0, 0, 0) (1, 0, 0, 0) (1, 0, 0, 0)

Tab. 1.1 – Les topologies en fonction du nombre de processeurs

1.1.2 Notion de mémoire cache et cohérence des caches

La conception de la mémoire a suscité une attention considérable des
concepteurs des ordinateurs à cause de son importance dans les calculs
effectués par les processeurs. En effet, l’exécution d’une simple instruc-
tion comporte un ou plusieurs accès à la mémoire.

Avec l’explosion de la taille de la mémoire et le dépassement des vi-
tesses d’accès mémoire par les vitesses des processeurs, la mémoire est de-
venue rapidement un goulot d’étranglement (bottleneck). La latence d’ac-
cès à la mémoire dépend fortement de sa taille : plus la taille est grande,
plus l’accès est lent. Ceci a impliqué la nécessité d’une structure hiérar-
chique pour minimiser le temps d’accès effectif et améliorer ainsi les per-
formances. Ces différents niveaux hiérarchiques sont représentés sur la
figure 1.7 pour le cas le plus général. Le niveau supérieur (éloigné du pro-
cesseur) correspond à des mémoires de grande capacité avec un temps
d’accès important contrairement à celles du niveau inférieur. En effet, les
mémoires sont d’autant plus petites et rapides qu’elles sont proches du
processeur.

Processeur Registres Caches Mémoires
pricipales Disques

Fig. 1.7 – Classification hiérarchique des mémoires

La hiérarchie de la mémoire se base sur le principe de la localité [88].
L’accès fréquent à des instructions et à des données placées dans des mé-
moires du niveau supérieur de la hiérarchie implique une pénalité dans le
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temps d’accès qu’on évite en plaçant ces instructions et ces données dans
les mémoires du niveau inférieur (les caches) qui sont plus rapides.

Les mémoires caches (dites aussi antémémoires) sont basées sur une idée
proche de la notion de mémoire virtuelle : quelques sections actives de
données sont stockées en les dupliquant dans un module plus rapide [30,
77]. La différence essentielle se situe au niveau de l’implémentation de ces
mécanismes, sur un cache, la gestion des données est faite par le matériel.
En effet le mot cache est souvent utilisé dans un sens plus large : dispositif
matériel ou logiciel stockant dans une zone d’accès rapide des données
qui se trouvent en grande quantité dans une zone beaucoup plus vaste
mais d’accès plus lent.

Physiquement, le cache est organisé en lignes de données, représentant
des unités de transfert entre la mémoire et le cache. Quand une requête de
lecture est envoyé vers la mémoire principale, le ligne est transférée vers
le cache, tout en assurant la correspondance entre la ligne de la mémoire
principale et du cache.

La requête sur une donnée est d’abord adressée au cache. On dit qu’il
y a un succès de cache (cache hit) si le cache peut satisfaire la requête, sinon,
il s’agit d’un défaut de cache (cache miss) qui désigne un accès à une donnée
ne se trouvant pas dans le cache, ou plus généralement, n’étant pas valide
en cache.

Remarque 1.1 Afin de faciliter la modélisation de la mémoire et les caches de notre système, on
considère qu’une ligne mémoire ou cache comporte une seule donnée.

Une architecture multiprocesseur est une architecture multi-caches du
fait que chaque processeur possède son propre cache, par conséquent, une
donnée peut se trouver dans plusieurs caches simultanément. En vue d’as-
surer la cohérence entre les données présentes dans les différents caches,
les accès sont orchestrés par un protocole de cohérence de caches.

Suivant l’évolution des architectures multiprocesseurs, de nombreux
mécanismes de cohérence de caches ont vu le jour, regroupant un en-
semble d’avantages et d’inconvénients d’implémentation et d’efficacité.
Nous citons dans ce qui suit deux protocoles de cohérence de caches, le
premier s’appliquant sur des architectures à mémoire partagée et le se-
cond sur des architectures à mémoire distribuée partagée.

Cohérence par espionnage de bus (snooping coherence) est un méca-
nisme basé sur l’utilisation de la connexion physique préexistante reliant
les processeurs et la mémoire [75, 52, 28]. Les processeurs surveillent
toutes les requêtes émises sur le bus. Quand une demande d’écriture est
diffusée sur le bus, tous les caches qui détiennent une copie valide, l’inva-
lident.

Bien que ce soit un mécanisme relativement simple à mettre en œuvre,
le partage de bus peut créer un goulot d’étranglement et altérer les per-
formances. Plusieurs méthodes ont été proposées pour réduire la charge
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sur un seul bus [29, 1, 93], elles consistent en général à ajouter des bus
supplémentaires pour augmenter la bande passante entre les processeurs
et la mémoire partagée, mais le problème de la charge sur les bus se pose
toujours quand le nombre de processeurs devient important.

Par conséquent, l’efficacité du mécanisme de cohérence par espion-
nage de bus se limite à des architectures de faible capacité en nombre de
processeurs.

Cohérence par répertoire (directory based) est l’un des premiers méca-
nismes de cohérence de caches [7], il a été même proposé avant celui de
l’espionnage de bus. Il consiste en l’utilisation d’une structure supplémen-
taire décrite sous forme d’un répertoire centralisé qui maintient l’état des
données dans les caches de tous les processeurs du système. Avant l’accès
à une donnée pour une écriture, le processeur envoie sa demande au ré-
pertoire. Ce dernier invalide par la suite tous les caches qui détiennent une
copie valide de la donnée en question, garantissant ainsi un accès exclusif
au processeur demandeur.

Cependant, l’utilisation d’un seul répertoire centralisé limitera le
nombre de processeurs. Afin de pallier à ce problème d’extensibilité, les
auteurs de [37] proposent une solution basée sur la répartition du réper-
toire sur les toutes les parties de la mémoire, c’est à dire associer à chaque
fragment de mémoire un répertoire, comme décrit dans la figure 1.8.

P

c

P

c

Mémoire Répertoire Répertoire Mémoire

P

c

P

c

Réseau d’interconnexion

Fig. 1.8 – Cohérence de caches par répertoire distribué

Dans les architectures de Bull, la cohérence des caches est maintenue
par la combinaison des deux mécanismes de cohérence ci-dessus :

• la cohérence par espionnage de bus pour les processeurs du même
nœud.

• la cohérence par répertoire distribué pour les processeurs situés dans
des nœuds différents.

Les droits d’accès aux données sont décrits sous forme d’état. De façon
générale, un état d’une donnée indique si elle est valide ou non dans le
cache.

On définit le protocole de cohérence de caches comme étant un en-
semble de règles indiquant les changements des états de caches et le type
de transfert suite à une demande d’accès en lecture ou en écriture.

Le protocole de cohérence de caches implémenté dans le système que
nous étudions est basé sur le protocole MESI classique [75], dans lequel
une ligne de cache se trouve dans l’un des quatre états suivants :
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M (Modified) : la ligne est présente et valide dans le cache, qui en est le
seul détenteur, mais potentiellement différente de celle en mémoire.

E (Exclusive) : la ligne est présente et valide dans le cache, qui en est le
seul détenteur. La ligne a la même valeur qu’en mémoire.

S (Shared) : la ligne est présente et valide dans le cache. Elle est poten-
tiellement présente et valide dans d’autres caches également, et sa
valeur est partout la même qu’en mémoire.

I (Invalid) : la ligne est invalide (ou elle n’est pas présente dans le
cache), ainsi toute référence émise par le processeur provoque une
demande de transfert depuis la mémoire ou un autre cache.

On désigne par le type de transfert l’endroit d’où la donnée est chargée
pour satisfaire la demande d’accès. On distingue 3 sortes de transfert :

• Internal : la donnée est chargée depuis le cache du demandeur. Il
s’agit d’un accès direct au cache sans transaction sur le bus.

• Memory : la donnée est chargée depuis la mémoire.

• Cache : la donnée est chargée depuis le cache où elle se trouve valide.

Les règles de changement d’état des caches ainsi que les types de trans-
fert appropriés suite à une lecture (resp. écriture) sont décrites dans le
tableau 1.2 (resp. le tableau 1.3), où Ci représente l’état de cache du pro-
cesseur demandeur Pi et Cj 6=i est l’état de cache d’un processeur Pj 6=i dans
le système, qui en fonction de son état peut satisfaire ou non la demande
de Pi.

Règle
État courant État suivant

Type de transfert
Ci Cj 6=i Ci Cj 6=i

RL1 I I E I Memory

RL2 I S S S Memory

RL3 I E S S Memory

RL4 I M E I Cache(Cj)

RL5 I M S S Cache(Cj)

RL6 S/ E / M * S / E /M * Internal

Tab. 1.2 – Protocole de cohérence de caches pour accès en lecture
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Règle
État courant État suivant

Type de transfert
Ci Cj 6=i Ci Cj 6=i

RS1 I / S I E I Memory

RS2 I / S S / E S I Memory

RS3 I M S I Cache(Cj)

RS4 M * M I Internal

Tab. 1.3 – Protocole de cohérence de caches pour accès en écriture

Quand un processeur fait une demande d’écriture d’une donnée qui se
trouve en état E dans son cache, il change son état en M silencieusement
sans transaction sur le bus, et par conséquent sans invalidation de la don-
née dans les autres caches. Afin de s’assurer que les autres processeurs
vont accéder par la suite à la bonne valeur :

• en lecture : ça correspond à la règle RL3 du tableau 1.2. La donnée
est chargée depuis la mémoire avec la consultation du cache Cj afin
de vérifier que Pj n’a pas changé son état silencieusement.

• en écriture : ça correspond à la règle RS2 du tableau 1.3. A la diffé-
rence pour un accès en lecture qui ne nécessite qu’une consultation
de cache, en écriture le cache Cj est consulté et invalidé.

Afin de faciliter la référence aux accès mémoire nécessitant la consul-
tation ou l’invalidation de cache, nous définissons un quatrième type de
transfert MemoryInv signifiant que la donnée est chargée depuis la mé-
moire avec la consultation du cache où elle se trouve en état E s’il s’agit
d’un accès en lecture et l’invalidation des caches où elle se trouve en état
E ou S pour un accès en écriture.

Définition 1.4 Nous définissons deux protocoles de cohérence de caches en fonction des règles de
changement d’états utilisées :

1. Protocole de cohérence de caches A, avec

A = {RL1, RL2, RL3, RL4, RL6} ∪ {RS1, RS2, RS3, RS4}
2. Protocole de cohérence de caches B, avec

B = {RL1, RL2, RL3, RL5, RL6} ∪ {RS1, RS2, RS3, RS4}

En fonction de l’ordre d’accès aux variables partagées défini dans l’algo-
rithme MPI, ses performances peuvent varier d’un protocole de cohérence
de caches à un autre. Le protocole A est plus performant que le protocole
B dans le cas ou les variables partagées sont souvent écrites après avoir
été lues, c’est à dire, dans le cas ou l’algorithme comporte des séquences
d’accès à la même variable partagée, de la forme

store(Pj); load(Pi); store(Pi)
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En revanche l’utilisation du protocole B est plus avantageuse que celle
de A dans le cas ou les variables partagées sont rarement écrites mais
souvent lues, c’est à dire l’algorithme comporte des séquences d’accès à la
même variable partagée, de la forme

store(Pj); load(Pi); load(Pj)

où load(Pi) (resp. store(Pi)) représente un accès en lecture (resp. en
écriture) réalisé par le processeur Pi.

Pour plus de clarté, nous proposons l’exemple suivant 1.1.

Exemple 1.1 Soient Seq0 et Seq1 deux séquences d’accès réalisées par P0 et P1 sur une variable
partagée v :

Seq0 = store(P1); load(P0); store(P0)

Seq1 = store(P1); load(P0); load(P1)

Le tableau 1.4 (resp. 1.5) décrit l’état de cache après chaque accès de la sé-
quence Seq0 (resp. Seq1) ainsi que le nombre de miss dans le cas des deux proto-
coles de caches A et B.

Instant Protocole
P0 P1

Opération Cache Miss Opération Cache Miss

t0

A – I 0 Store M 1

B – I 0 Store M 1

t1

A Load E 1 – I 0

B Load S 1 – S 0

t2

A Store M 0 – I 0

B Store M 1 – I 0

Tab. 1.4 – Nombre de miss réalisé dans la séquence Seq0 pour le protocole A et B

Le nombre total de miss de la séquence Seq0 dans le cas du protocole A est in-
férieur à celui réalisé dans le protocole B (2 vrs 3), ainsi l’exécution de la séquence
Seq0 dans une architecture utilisant le protocole A est plus avantageuse.

Suite à l’accès en lecture réalisé par P0 à l’instant t1 , la variable est en état E
dans le cache de P0 ce qui implique un transfert interne pour l’accès en écriture
réalisé à l’instant t2 selon la règle RL4 dans le cas du protocole A, en guise d’un
transfert mémoire dans le cas du protocole B suivant la règle RL5.

L’exécution de la séquence Seq1 dans un architecture utilisant le protocole B
est plus avantageuse que celle utilisant le protocole A en raison du nombre de
miss engendré, qui est égal à 2 dans le cas de B et à 3 dans le cas du protocole A.

Dans le cas du protocole A, l’accès en lecture par P0 à l’instant t1 mène la
variable à l’état E dans son cache et à l’état I dans le cache de P1 selon la règle
RL4, impliquant par conséquent un transfert depuis la mémoire pour l’accès en
écriture de P1 à l’instant t2, alors que dans le protocole B, P1 réalise un transfert
interne à l’instant t2, car P1 a mené la variable à l’état S dans tous les caches.
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Instant Protocole
P0 P1

Opération Cache Miss Opération Cache Miss

t0

A – I 0 Store M 1

B – I 0 Store M 1

t1

A Load E 1 – I 0

B Load S 1 – S 0

t2

A – S 0 Load S 1

B – S 0 Load S 0

Tab. 1.5 – Nombre de miss réalisé dans la séquence Seq1 pour le protocole A et B

1.1.3 Les latences d’accès

Le temps consacré à la communication entre processeurs ou entre les pro-
cesseurs et mémoires est l’un des paramètres fondamentaux de l’efficacité
des algorithmes parallèles, ce temps représente une fraction non négli-
geable du temps nécessaire à la résolution du problème, et l’algorithme
peut souffrir d’une perte d’efficacité plus au moins liée à la communica-
tion.

Définition 1.5 La latence d’accès représente la durée de temps nécessaire pour satisfaire une
demande d’accès. Il s’agit du temps qui s’écoule entre l’envoi de la demande d’accès
et la réception effective de la donnée demandée.

La latence d’accès n’est connue qu’au moment de l’accès et il est im-
possible de la prédire avant. Ceci s’explique par le fait que l’emplacement
d’une donnée valide est déterminé - suivant le principe de la cohérence
des caches - par le dernier accès à cette donnée. Et comme la plupart des
algorithmes consistent en des exécutions parallèles entre processus et des
accès aux données partagées, la latence d’un accès ne peut être évaluée
statiquement puisqu’elle dépend de l’entrelacement des accès qui l’auront
précédée.

La latence d’accès dépend de deux paramètres :

1. Le type de transfert, qui est donné par le protocole de cohérence de
caches suivant l’état de la donnée dans les caches.

2. Le niveau de transfert, représentant la distance entre la source et la
destination de la donnée demandée.

La structure hiérarchique des architectures FAME et MESCA nous a
permis de définir 4 niveaux de transfert en fonction de la distance entre la
source et la destination de la donnée :

1. Internal : la source de la donnée se trouve dans le cache du deman-
deur.

2. Intra_Node : la source et la destination se trouvent dans le même
nœud.
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3. Inter_Node : la source et la destination se trouvent dans des nœuds
différents du même module.

4. Inter_Module : la source et la destination se trouvent dans des mo-
dules différents.

Le tableau 1.6 ci-dessous résume les différentes latences d’accès pos-
sibles dans la cas de FAME et MESCA. Les valeurs numériques des la-
tences étant des données confidentielles de la société Bull, nous utilisons
des annotations symboliques pour les référencer.

Type de transfert
Niveau de transfert

Internal Intra_Node Inter_Node Inter_Module

Internal C_INT – – –

Memory – M_FSB_1 M_SP M_XSP

Cache – C_FSB C_SP C_XSP

Tab. 1.6 – Latences des différents accès dans les architectures FAME et MESCA

A la différence des latences d’accès des différents types de transferts
du tableau 1.6, qui dépendent uniquement de la distance entre la source
et la destination de la donnée, la latence d’un transfert MemoryInv dépend
aussi de la distance entre la source de la donnée et le cache de consultation
et/ou d’invalidation, comme illustré dans le tableau 1.7.

Niveau de consultation et/ou invalidation

Intra_Node Inter_Node Inter_Module

Niveau de transfert

Intra_Node M_FSB_1 M_FSB_2 M_FSB_3

Inter_Node M_SP M_SP M_SP

Inter_Module M_XSP M_XSP M_XSP

Tab. 1.7 – Latences d’un transfert MemoryInv dans les architectures FAME et MESCA

1.2 Environnement logiciel

1.2.1 Communication par échange de messages

Dans une architecture à mémoire distribuée, la machine parallèle est vue
comme un ensemble de modules équivalents, chaque module étant consti-
tué de plusieurs nœuds et de sa mémoire associée. Les mémoires des dif-
férents modules étant physiquement distribuées, pour accéder aux don-
nées d’un autre module, il est nécessaire de réaliser une communication.
L’échange de messages (message passing) représente l’un des principaux pa-
radigmes de communication : les processus ne partagent pas des données,
la coopération ne se fait que par émission et réception de messages.
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On reconnaît deux classes d’opérateurs de communication selon les in-
terlocuteurs impliqués. On parle de communication point à point (bipoint)
s’il y a exactement un émetteur et un récepteur, sinon on parle de com-
munication collective (multipoint).

Remarque 1.2 Les besoins des applications les plus exigeantes en terme de puissance de calcul
dépassent les capacités des plus grands SMP. Ceci à mené l’industrie à combiner
le modèle de programmation multiprocesseur à mémoire partagée à une program-
mation par passage de message.

• Communication point à point

Dans une communication par passage de messages en mode point à point,
un émetteur envoie les données et le récepteur les reçoit explicitement.
Cette communication est assurée par les primitives send et receive. Le
nombre et la complexité des paramètres de ces primitives varient selon la
bibliothèque d’échange de messages utilisée. Cependant ils doivent per-
mettre de résoudre les problèmes suivants :

• L’identification des interlocuteurs.

• La description des zones mémoire dédiées à l’émission et celles dé-
diées à la réception.

• La garantie de l’ordre de délivrance des messages.

Les communications point à point peuvent être bloquantes ou non-
bloquantes :

• La communication bloquante empêche la poursuite de l’exécution d’un
programme tant que la communication n’est pas entièrement réali-
sée.

• La communication non-bloquante laisse le programme poursuivre son
exécution, que la communication soit réellement faite ou non. Elle
présente un avantage incontestable en terme de temps d’exécution
puisqu’un processus peut travailler tout en envoyant des données.

Au-delà du caractère bloquant ou non-bloquant des primitives, il existe
quatre modes de communication :

1. Standard : le mode asynchrone de communication, la terminaison
d’une requête d’émission ne dépend pas nécessairement de la pré-
sence d’une requête de réception sur le récepteur.

2. Synchrone : l’envoi ne se termine que lorsque la requête de récep-
tion correspondante a été postée (il y a une synchronisation entre
l’émetteur et le récepteur).

3. Ready : une émission ne doit être faite que si l’application est certaine
que la réception correspondante a été postée.

4. Bufferisé : l’émetteur demande explicitement une sauvegarde inter-
médiaire des données dans un tampon réservé aux émissions buffe-
risées, l’envoi se termine dès que les données ont été recopiées dans
ce tampon.
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• Communication collective

La communication collective peut être divisées en trois catégories : syn-
chronisation, diffusion et réduction.

1. Synchronisation. Il s’agit essentiellement d’une barrière où tous les
processus attendent tous les autres processus. En effet, dans ce mode
de communication il n’y a pas d’échange de messages mais tous
les processus sont assurés que tous ont rallié le point de synchroni-
sation. Ces synchronisations sont assurées par des primitives dites
primitives de barrière.

2. Diffusion. On distingue deux variantes : la diffusion totale (broadcast).
Ici un processus, dit racine (root), appartenant à un groupe, envoie un
message à tous les autres processus participants au groupe. Le pro-
cessus racine peut être choisi parmi ceux qui composent le groupe.
La deuxième version est la distribution (scatter) qui consiste à répar-
tir les données d’un tableau présent sur un processus (la racine) sur
les autres processus du groupe. Le contenu de la nme position du ta-
bleau est envoyé au nme processus du groupe. L’opération de regrou-
pement (gather) est l’inverse de la distribution et permet à un proces-
sus de récupérer un ensemble de données à partir d’autres proces-
sus. Essentiellement, une donnée du nme processus est reçu par le
processus racine et mise sur la nme position d’un tableau destiné à
la réception de données. Finalement, l’échange total (scatter/gather) où
les processus d’un groupe envoient et reçoivent les données de tous
les autres processus participants du groupe.

3. Réduction. Elle représente une variation de l’opération de regroupe-
ment où les valeurs reçues par le processus racine sont combinées en
une seule valeur par le biais d’une opération associative et commu-
tative. Par exemple, la recherche du minimum d’un tableau distribué
sur tous les processus. Le résultat du calcul est ensuite communiqué
à un ou plusieurs processus.

Dans notre étude, nous nous intéressons particulièrement à deux types
de communication : la communication point à point asynchrone et la com-
munication collective de catégorie synchronisation (les barrières).

1.2.2 Le standard MPI

La programmation par échange de messages est largement utilisée sur des
machines à mémoire distribuée. Plusieurs bibliothèques ont été mises à
disposition soit par les constructeurs de machines soit par des laboratoires
de recherche, citons par exemple, MPL [83], Express [55], Parmacs [5], Intel
NX [78] et P4 [62].

Initialement la plus répandue était la PVM [27], acronyme pour Parallel
Virtual Machine, développée par le Oak Ridge National Laboratories (USA).
Le succès de PVM était dû, d’une part, au fait qu’il proposait un envi-
ronnement de programmation par échange de messages pour des milieux
hétérogènes et homogènes ainsi qu’une collection de primitives pour des
applications écrites en langage C et en Fortran. D’autre part, PVM est
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accessible gratuitement à partir du web. PVM était disponible pour une
grande gamme de machines et de systèmes d’exploitation.

Pour éviter la prolifération de différentes versions de bibliothèques de
communication et corriger des insuffisances de l’interface de PVM, un
groupe d’universités et de constructeurs informatiques ont défini un stan-
dard de communication par messages : MPI (Message Passing Interface) [13].

MPI est un ensemble de spécifications et de fonctionnalités qui ne fait
aucune supposition sur le matériel sous-jacent. Cette indépendance lui a
assuré son succès : de multiples implémentations sont disponibles, aussi
bien libres que commerciales. Les premières visent la portabilité et le sup-
port des configurations hétérogènes tandis que les secondes ont pour ob-
jectif une exploitation optimale du matériel. MPI est une réussite car des
programmes peuvent effectivement fonctionner sur des architectures très
différentes tout en ayant de bonnes performances.

Parmi les implémentations les plus populaires de MPI, nous citons
MPICH [33]. C’est une implémentation libre MPI qui dispose de nom-
breuses versions suivant le type de matériel réseau utilisé mais aussi d’un
module mémoire partagée qui lui permet d’être utilisée pour des com-
munications entre les nœuds. C’est donc une implémentation polyvalente
adaptée aux architectures mémoire distribuée partagée et mémoire distri-
buée. La communication point à point que nous avons étudiée repose sur
une implémentation MPICH.

Dans l’approche adoptée pour la programmation parallèle par la bi-
bliothèque MPI, un ensemble de processus exécutent un programme écrit
dans un langage séquentiel dans lequel ont été rajoutés des appels aux
différentes primitives contenues dans la bibliothèque permettant l’envoi
et la réception de messages.

Au sein d’un calcul décrit avec MPI, plusieurs processus commu-
niquent ensemble via ces appels aux primitives de la bibliothèque. Dans la
plupart des implantations de MPI, un nombre fixé de processus est créé à
l’initialisation, et, généralement, un seul processus est créé par processeur.
Le modèle de programmation parallèle MPI est souvent référencé en tant
que SPMD (Single Process, Multiple Data) dans lequel tous les processus
exécutent le même programme, à distinguer des modèles MPMD (Mul-
tiple Process, Multiple Data) dans lesquels les processus peuvent exécuter
des programmes distincts.

Les processus peuvent utiliser des opérations de communication point
à point pour envoyer un message depuis un processus nommé vers un
autre. Un groupe de processus peut également employer des opérations
de communications collectives bien utiles pour les opérations de diffu-
sion ou de réduction ou de distribution ou redistribution de données. La
bibliothèque MPI permet également l’utilisation de communications asyn-
chrones.

1.2.3 Les benchmark MPI étudiés

Nous nous intéressons dans ce travail de thèse à l’évaluation de la durée
de l’exécution des primitives MPI, en particulier les primitives send et re-
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ceive pour un benchmark de communication point à point, et la primitive
barrière pour un benchmark de synchronisation par barrière.

Le benchmark de communication point à point

Le benchmark de communication point à point, dit ping-pong, consiste à
des échanges de messages entre deux processus en utilisant la primitive
send pour l’envoi d’un seul message et la primitive receive pour la réception
d’un seul message également.

La figure 1.9 illustre le principe de fonctionnement de l’algorithme de
ping-pong entre les processus P0 et P1. Pour chacun des processus, l’exécu-
tion de la primitive send est toujours suivie d’une exécution de la primitive
receive et inversement, c’est à dire qu’un envoi est toujours suivi d’une ré-
ception et une réception est toujours suivie d’un envoi.

send(P0)

receive(P0)

receive(P1)

send(P1)

Fig. 1.9 – Communication point à point

Objectif Dans un mode de communication point à point, notre but est l’évaluation de la latence
d’un échange de message qui correspond à la somme des durées de l’exécution des
primitives send et receive.

Le benchmark de synchronisation par barrière

Le benchmark de synchronisation par barrière, qu’on appelle algorithme
de barrière, consiste à réaliser une infinité de synchronisations entre plu-
sieurs processus en utilisant une primitive de barrière.

Prim_Barrier(P0)

Prim_Barrier(P0)

Prim_Barrier(P0)

Prim_Barrier(P1)

Prim_Barrier(P1)

Prim_Barrier(P1)

Prim_Barrier(P2)

Prim_Barrier(P2)

Prim_Barrier(P2)

Fig. 1.10 – Le fonctionnement du benchmark de barrière entre 3 processus

La figure 1.10 illustre le principe de fonctionnement de l’algorithme de
barrière entre 3 processus, P0, P1 et P2. Un processus ne peut entamer la
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(n + 1)eme exécution de la primitive Prim_Barrier() que si tous les autres
processus ont bien fini leur neme exécution de la primitive Prim_Barrier().

Objectif Dans un mode de communication collective de synchronisation par barrière, notre but
est l’évaluation de la latence d’une synchronisation qui correspond à la durée de
l’exécution de la primitive Prim_Barrier().

Nous avons étudié l’algorithme de barrière pour 3 primitives diffé-
rentes : centralized, tournament et combining tree.

La primitive centralized adopte une définition très simpliste du point
de synchronisation auquel tous les processus participant à la barrière vont
être ralliés. En effet, l’état de synchronisation dépend du contenu d’une
seule variable partagée, si son contenu est égal à 0, cela signifie l’arrivée
de tous les processus au point de synchronisation.

Algorithme 1 : La barrière centralized
Data :

shared count : integer := P
shared sense : boolean := true
processor private local_sense : boolean := true

begin
procedure central_barrier

local_sense := not local_sense
if fetch_and_decrement (&count) = 0

count := P
sense := local_sense

else repeat until sense = local_sense
end

La variable partagée count est initialisée au nombre de processus, par la
suite à chaque fois qu’un processus arrive à la barrière il décrémente son
contenu de 1 pour marquer son arrivée et, si la nouvelle valeur de count
est égale à 0, il informe les autres processus en attente active de la fin de
la barrière, sinon il attend qu’il soit informé de la fin de la barrière.

Conclusion du chapitre

Dans ce chapitre, nous avons présenté le contexte de la thèse. Le méca-
nisme de communication entre les processus MPI utilisent des tampons
de messages et éventuellement des verrous pour gérer les exclusions d’ac-
cès à ces tampons. Dans une architecture CC-DSM, ces structures de com-
munication résident dans la mémoire distribuée et leurs accès sont régis
par le protocole de cohérence de caches. Ceci implique des transferts entre
les caches et les mémoires, et entre les différents caches qui dépendent de
l’implantation physique de ces structures et du protocole. La latence de ces
transferts détermine la performance des communications et des synchro-
nisations entre les processus. Ainsi les performances de l’implémentation
de MPI sur une architecture CC-DSM dépendent de trois paramètres : 1)
la succession d’accès définie par l’algorithme des primitives de communi-
cation ; 2) le protocole de cohérence de caches, qui régit les changements
d’états dans les caches et les transferts entre caches et mémoires, et entre
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caches ; 3) la topologie de connexion de l’architecture multiprocesseur, qui
détermine les latences des transferts.
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Nous présentons dans ce chapitre les concepts que nous avons utili-
sés pour l’évaluation des performances d’algorithmes MPI sur une

architecture multiprocesseurs.
Nous entamons ce chapitre par la présentation du langage de modéli-

sation LOTOS avec lequel nous avons spécifié le comportement fonction-
nel et stochastique de notre système.

Nous consacrons la seconde section à la description de la théorie sur
laquelle se base la phase d’évaluation des performances : les chaînes de
Markov interactives (IMC). Nous abordons cette section par un rappel dé-
taillé sur les processus stochastiques et les chaînes de Markov à temps
continu. Ce rappel est indispensable pour une présentation claire des IMC
ainsi qu’une bonne interprétation de la procédure d’évaluation des per-
formances présentée dans le chapitre 5. Nous achevons cette section par
la description du principe de la modélisation des IMC en langage LOTOS.

Nous clôturons ce chapitre par la description des principaux outils
d’environnement CADP que nous avons utilisés pour mettre on œuvre
notre étude : de la spécification formelle, en passant par la vérification
fonctionnelle à l’évaluation des performances.

25
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2.1 Langage LOTOS

LOTOS [48] (Language Of Temporal Ordering Specification) est une technique
de description formelle normalisée par ISO. Il a été défini à l’origine pour
la description des protocoles de télécommunication, mais il est aussi bien
adapté pour la spécification formelle des architectures matérielles et du
fonctionnement des systèmes distribués. L’idée de départ du langage LO-
TOS est qu’un système peut être spécifié en définissant les relations tem-
porelles entre les interactions qui constituent son comportement obser-
vable [3].

La première partie de LOTOS traite les données internes aux processus
et les traitements qui s’y attachent en s’appuyant sur le langage ActOne
[14]. La seconde partie traite les comportements parallèles et leurs inter-
actions, elle est basée sur les algèbres de processus et s’inspire en cela
fortement des langages CCS [71] et CSP [46].

2.1.1 Partie données

Cette partie concerne la définition et la manipulation des structures de
données. A la différence des langages classiques, LOTOS utilise le for-
malisme des types abstraits algébriques. Mise à part la définition directe
des types de données, LOTOS autorise également l’importation et la com-
binaison des types, dont la généricité est acquise par l’emploi de types
paramétrés par des sortes, des opérateurs et des équations formelles. Ces
types formels peuvent alors être instanciés. Notons qu’il est possible de re-
nommer les types, les sortes et les opérations, permettant ainsi une forme
de réutilisation.

Dans la construction suivante, on déclare un type T obtenu par com-
binaison de types existants T0, . . ., Tn, en lui associant des domaines de
valeurs (sorts), des opérations (opns) et des équations (eqns) :

type T is T0, . . . , Tn

sorts S0, . . . , Sp

opns op0, . . . , opq

eqns eq
endtype

La boite à outils CADP offre la possibilité de modéliser les types de
données en combinant LOTOS et le langage C, comme elle le permet éga-
lement en LOTOS pur. Par souci d’efficacité, nous avons choisi la com-
binaison des deux langages (LOTOS, C), ainsi nous avons implémenté
plusieurs types (décrivant des aspects matériels ou logiciels) au moyen
des types et des fonctions C externes. Ces dernières sont incorporées par
les compilateurs CAESAR.adt [21] et CAESAR [20] dans le code généré à
partir de la spécification LOTOS.

Exemple 2.1 On déclare dans la construction suivante le type abstrait ID_Action avec quatre
constantes : Load, Store, Test_and_Set et Fetch_and_Decrement. Chacune de
ces constantes correspond à un accès mémoire ou cache pour une lecture, une
écriture ou une opération lecture-écriture atomique. ID_Action possède des opé-
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rateurs binaires infixés de comparaison == et <> dont le résultat est de sorte
Bool.

type ID_Action is Natural

sorts ID_Action

opns
Load : -> ID_Action

Store : -> ID_Action

Test_and_Set : -> ID_Action

Fetch_and_Decrement : -> ID_Action

_==_ , _<>_ : ID_Action, ID_Action -> Bool

eqns
forall A, B : ID_Action

ofsort Bool

A == A = true ;

A == B = false ;

A <> B = not (A == B) ;

endtype

L’implémentation en externe des types abstraits de LOTOS permet une
représentation compacte des données en mémoire et des exécutions déter-
ministes des opérations. Le principe de cette implémentation est d’asso-
cier à chaque sorte une implémentation sous forme de type C et à chaque
opération une implémentation sous forme de fonction C. Par exemple, les
chiffres peuvent être codés par des entiers au lieu de les coder par des
termes algébriques à base de 0 et de l’opération successeur.
En outre, pour chaque sorte S en LOTOS, il faut définir :

• une relation de comparaison qui est une fonction à deux arguments v1
et v2 de sorte S renvoyant un résultat booléen true si et seulement
si v1 et v2 sont congrues selon la relation d’égalité définie par les
équations algébriques.

• un itérateur qui est une macro-définition C prenant comme argument
une variable x de sorte S. A l’aide de la variable x l’itérateur décrit
successivement les valeurs du domaine de S.

• une procédure d’impression qui est une fonction C convertissant une
valeur v de sorte S en une chaîne de caractères ASCII et l’imprimant
dans un fichier.

Les liens entre les noms des types (resp. fonctions) C et les noms des
sortes (resp. opérations) LOTOS correspondantes sont réalisés au moyen
de commentaires spéciaux qui constituent un sous-ensemble des commen-
taires LOTOS. Ils existent sous deux formes :

• Lorsqu’une définition de sorte S est suivie du commentaire :

(* ! implementedby adt_s printedby adt_print_s external *)

cela signifie que la sorte S est implémentée par un type C de nom
adt_s, et que la procédure d’impression de S est la fonction C
adt_print_s.

• Lorsqu’une définition d’une opération f est suivie du commentaire :
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(* ! implementedby adt_f constructor external *)

cela signifie que l’opération f est implémentée par une fonction C de
nom adt_f. La présence du mot constructor indique que l’opérateur
f est un constructeur.

Nous allons illustrer l’implémentation des types et des opérations LO-
TOS au moyen des types et des fonctions C externes par des exemples
dans les sections qui suivent.

2.1.2 Partie contrôle

Cette partie concerne les structures de contrôle. Le contrôle en LOTOS est
décrit syntaxiquement par des expressions algébriques dites expressions
comportementales (ou comportements) construites à partir d’un ensemble
d’opérateurs (composition séquentielle, composition parallèle, choix non
déterministe, gardes, etc.). Ces dernières permettent la description des
processus concurrents dont la synchronisation et la communication s’ef-
fectuent uniquement par rendez-vous, sans partage de mémoire.

On appelle en LOTOS une porte (gate) un canal de communication per-
mettant la synchronisation par un rendez-vous entre plusieurs tâches qui
se déroulent en parallèle.

Un rendez-vous est dit simple s’il n’y a pas d’échange de valeurs (pas
d’émission ni de réception de données), il s’agit d’une synchronisation pure.

Dans le rendez-vous avec échange de valeurs, la porte est accompa-
gnée d’offres d’émission ( !val) et/ou d’offres de réception ( ?var : Sorte).
L’exemple 2.2 décrit un rendez-vous sur la porte action sur laquelle on
précise le type d’accès (Load) à la donnée d’adresse adr et on reçoit son
contenu dans la variable var.

Exemple 2.2 ACTION ! Load of ID_ACTION ! adr of Address ? val :Nat ;

Un rendez-vous est bloquant aussi bien pour l’émission que la récep-
tion : l’exécution d’un comportement qui attend un rendez-vous est sus-
pendue et ne reprend qu’après que le rendez-vous a eu lieu.

LOTOS permet de conditionner le rendez-vous par une garde qui est
soit une expression booléenne [v0], soit une équation simple [v0 = v1].
Le rendez-vous n’a pas lieu si la condition définie par la garde n’est pas
satisfaite. Par exemple le rendez-vous de l’exemple 2.3 n’a pas lieu si la
valeur val est différente de 0.

Exemple 2.3 ACTION ! Load of ID_ACTION ! adr of Address ? val :Nat [val == 0] ;

Remarque 2.1 On appelle un rendez-vous sur une porte une action.

On trouve dans LOTOS deux portes spéciales prédéfinies qui n’appar-
tiennent pas à l’ensemble des portes définies par l’utilisateur [20] :

• Une porte invisible, notée "i". Elle peut apparaître dans les pro-
grammes LOTOS, mais uniquement dans un contexte de l’opérateur
" ;". Cette porte dénote une action interne modélisant un comporte-
ment non-observable.
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• Une porte de terminaison, notée δ. Cette porte ne peut jamais être
employée explicitement dans un programme LOTOS mais elle est
utilisée dans la définition sémantique du langage.

La syntaxe des opérateurs LOTOS

Soient P et Q deux expressions comportementales, L l’univers des actions
observables et a, a0, a′0, a1, a′1, ... an, a′n des actions de L ∪ {i} et, soient
A ⊂ L et A′ ⊂ L deux ensembles d’actions, avec n ≥ 0 et,

• A = {a0, a1, ... an}
• A′ = {a′0, a′1, ... a′n}
• A := A = {a0 := a′0, a1 := a′1, ... an := a′n}

Le tableau 2.1 illustre la syntaxe des opérateurs LOTOS que nous avons
utilisé dans notre modélisation (il existe bien d’autres opérateurs).

Interaction stop

Terminaison avec succès exit

Action-préfixe a; P

Choix P [ ] Q

Composition séquentielle P >> Q

Composition parallèle P|[A]|Q

Renommage rename A := A′ in P

Abstraction hide A in P

Tab. 2.1 – La syntaxe du langage LOTOS

Le langage LOTOS possède des écritures simplifiées pour la composi-
tion parallèle :

• P ||| Q exprime P |[∅]| Q : les deux comportements P et Q sont exé-
cutés de manière complètement indépendante. Il s’agit d’une com-
position parallèle totalement asynchrone.

• P || Q exprime P |[L]| Q : les deux comportements P et Q sont exé-
cutés en parallèle de manière entièrement synchronisée, ils doivent
se synchroniser sur toutes leurs interactions. Il s’agit d’une compo-
sition parallèle totalement synchrone.

La sémantique dynamique de LOTOS

LOTOS possède une sémantique opérationnelle basée sur une relation de
transition. Cette relation est définie par un système de dérivation dont les
règles sont accompagnées d’explications en langage naturel. Elle spécifie
comment construire le système de transitions étiquetées STE (aussi appelé
graphe ou automate) correspondant à une spécification LOTOS.
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La sémantique associée à chaque expression de comportement P dé-
crite en LOTOS un état dans le graphe, où la relation de transition est
définie comme étant la plus petite relation qui satisfait l’une des règles du
tableau 2.2. Tout comportement représente un automate à un nombre fini
ou infini d’états.

exit δ→ stop a; P a→ P

P a→ P′

P|[A]|Q a→ P′|[A]|Q
(a /∈ A ∪ {δ}) P a→ P′

P[]Q a→ P′
(a /∈ A ∪ {δ})

Q|[A]|P a→ Q|[A]|P′ Q[]P a→ P′

P a→ P′, Q a→ Q′

P|[A]|Q a→ P′|[A]|Q
(a ∈ A ∪ {δ}) P a→ P′

P >> Q a→ P′ >> Q
(a 6= δ)

P a→ P′

hide A in P a→ hide A in P′
(a /∈ A)

P a→ P′

hide A in P i→ hide A inP′
(a ∈ A)

P a→ P′

rename A := A′ in P a→
(a /∈ A)

P a→ P′

rename A := A′ in P a′→
(a := a′ ∈ A := A′)

rename A := A′ in P rename A := A′ in P

P δ→ P′

P >> Q i→ P′ >> Q
(a 6= δ)

Tab. 2.2 – La sémantique opérationnelle du langage LOTOS

Remarque 2.2 Le renommage n’est pas une opération du LOTOS standard, il est effectué par le
passage de paramètres porte dans les processus.

L’opérateur "rename a0 := a′0, a1 := a′1, ...an := a′n in P" dénote le com-
portement obtenu en modifiant les actions effectuées par P : l’action ai
est renommée en a′i pour i ∈ {0, 1, ..., n}, les autres actions restent inchan-
gées. Quant à l’opérateur "hide A in P" il représente un cas particulier de
"rename in", il dénote le renommage de toutes les actions de l’ensemble
A en action interne i.

Les processus LOTOS

Par analogie aux langages algorithmiques qui nomment généralement un
bloc d’instructions procédure, LOTOS désigne un comportement au moyen
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d’une définition de processus (process). Un processus est un objet qui dé-
note un comportement, il peut être paramétré par une liste de portes sur
lesquelles il peut effectuer des rendez-vous, et/ou une liste de variables
typées [20].

La construction suivante définit un processus proc paramétré par les
portes G0, . . ., Gn et la liste des variables formelles v0, . . ., vm de sortes
respectives T0, . . ., Tm. Le corps du processus est le comportement B. Le
non-terminal func spécifie la fonctionnalité du comportement B : exit pour
une terminaison avec succès, et noexit pour une exécution sans fin (cas
d’une boucle infinie ou d’un blocage). Chaque non-terminal bloci dénote
une définition d’un sous-processus dont la visibilité est limitée à la défini-
tion du processus proc.

process PROC [G0, . . . , Gn] (v0 :T0, ... , vm :Tm) : func :=
B

where
bloc0

. . .
blocq

endproc

Exemple 2.4 Le processus send_proc défini ci-dessous est paramétré par une seule porte ac-
tion et ayant pour fonctionnalité exit. Son comportement consiste en un rendez-
vous sur la porte action pour une demande de lecture du contenu de l’adresse
adr, suivi d’un test : si la valeur lue est égale à 0 alors le contenu de l’adresse adr
est positionné à 1 (par un rendez-vous sur la porte action pour une écriture),
sinon fin de l’exécution.

process SEND_PROC [ACTION] : exit :=
ACTION ! Load of ID_ACTION ! adr of Address ? val :Nat ;

(
[val == 0] -> ACTION ! Store of ID_ACTION ! adr of Address ! 1 of Nat ;

exit

[]

[val <> 0] -> exit

)
endproc

Les spécifications LOTOS

LOTOS possède une structure de blocs imbriqués : chaque définition de
processus peut contenir des définitions de processus ou de types qui lui
sont locaux. Cependant, incorporer des types et des processus différents
n’est possible qu’avec la définition de spécification :
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specification SPEC [G0, . . . , Gn] (v0 :T0, ... , vm :Tm) : func :=
type0, . . . , typep

behaviour
B

where
bloc0

. . .
blocq

endspec

Chaque non-terminal typei dénote une définition de type dont la visi-
bilité s’étend à toute la spécification. Le comportement B est le corps de la
spécification. Le non-terminal func spécifie la fonctionnalité de B. Chaque
non-terminal bloc0 dénote une définition de type ou de processus.

L’identificateur spec joue le rôle d’un commentaire ; ce n’est pas un
identificateur de processus, il ne peut donc pas être utilisé dans une ins-
tanciation.

2.2 La théorie des chaînes de Markov interactives

Un processus stochastique décrit l’évolution temporelle de l’état d’un sys-
tème à l’aide de variables aléatoires et de lois de probabilités.

D’un point de vue observation, un processus stochastique est constitué
par l’ensemble de ses réalisations. Une réalisation est obtenue par l’ex-
périence qui consiste à enregistrer une suite d´évènements au cours du
temps. Le caractère aléatoire de l’évolution se montre par le fait que la
répétition de l’expérience conduit à une autre séquence temporelle.

Définition 2.1 Un processus stochastique {Xt, t ∈ T} est une collection de variables aléatoires
indexées par un paramètre t et définies sur un même espace de probabilités. Le
paramètre est généralement interprété comme le temps et appartient à un ensemble
ordonné T.

On distingue deux classes de processus stochastiques en fonction de
l’ensemble T :

• processus stochastique à temps discret si T ⊂ N

• processus stochastique à temps continu si T ⊂ R+

Définition 2.2 L’ensemble de toutes les valeurs que peuvent prendre les variables définissant un
processus stochastique est appelé espace d’états du processus, il est généralement
noté par S. Si cet ensemble est fini ou dénombrable alors le processus est appelé
chaîne.

Un processus stochastique permet de modéliser l’état d’un système
évoluant d’une manière aléatoire dans le temps. L’observation du système
au cours du temps peut se faire de manière continue ou discrète et son
état à l’instant t est donné par la variable aléatoire Xt.

Définition 2.3 Un processus stochastique {Xt, t ≥ 0} défini sur un espace d’états S satisfait la
propriété de Markov si, pour toute séquence d’instant tn+1 > tn > tn−1 >
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tn+2 > . . . > t0 et tout sous-ensemble d’états I ⊆ S, il est vrai que

Prob{Xtn+1 ∈ I | Xtn = in, Xtn−1 = in−1, Xtn−2 = in−2, . . . , Xt0 = i0}
= Prob{Xtn+1 ∈ I | Xtn = in} (2.1)

Un processus stochastique vérifiant la propriété 2.1 est appelé un processus de
Markov ou processus markovien.

L’évolution de l’état d’un système peut être modélisée par un proces-
sus markovien si, pour tout instant t, l’état courant Xt résume, à lui seul,
tout l’historique du système susceptible d’influencer son évolution future.

2.2.1 Les chaînes de Markov à temps continu (CTMC)

Soit S un ensemble fini ou, plus généralement, dénombrable d’états et
{Xt, t ≥ 0} un processus stochastique à temps continu prenant ses valeurs
dans S. Ce processus vérifie la propriété de Markov, si pour tout tn + ∆t >

tn > tn−1 > tn+2 > . . . > t0 et tout état j ∈ S il est vrai que

Prob{Xtn+∆t = j | Xtn = i, Xtn−1 = in−1, Xtn−2 = in−2, . . . , Xt0 = i0}
= Prob{Xtn+∆t = j | Xtn = i}

= Prob{X∆t = j | X0 = i} (2.2)

Cette expression est une réécriture de la propriété de Markov 2.1, adap-
tée à l’aspect fini ou dénombrable de l’espace d’états S du processus.

Définition 2.4 Une chaîne de Markov à temps continu est un processus stochastique {Xt, t ≥
0} satisfaisant les propriétés suivantes :

• le processus est à temps continu ;

• l’espace d’état S est fini ou dénombrable ;

• le processus satisfait la propriété de Markov 2.2.

On dit qu’une chaîne de Markov est homogène dans le temps si la pro-
babilité d’effectuer une transition d’un état à un autre est indépendante de
l’instant auquel à lieu cette transition. En d’autres termes, la probabilité
conditionnelle Prob{Xt+u = j | Xt} apparaissant dans 2.1 ne dépend pas
de l’instant t, c’est à dire :

Prob{Xt+u = j | Xt = i} = Prob{Xu = j | X0 = i} (2.3)

• Probabilité de transition

Soit {Xt, t ≥ 0} une CTMC homogène avec un espace d’état S fini ou
dénombrable. Nous avons :

pij(t) = Prob{Xt = j | Xt = i} (2.4)

La probabilité pij(t) est appelée la probabilité de transition (ou de pas-
sage) de l’état i à l’état j en une seule étape. Ces probabilités peuvent être
rangées dans des matrices de transition P(t) = (pij(t)) aux lignes et aux
colonnes indexées par les états de S.

Les probabilités de transition dans les CTMC sont spécifiées par une
famille de matrices stochastiques {P(t), t ≥ 0}, vérifiant les deux proprié-
tés suivante pour tout t ≥ 0 :
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pij(t) ≥ 0, ∀i, j ∈ S et ∑j∈S pij = 1, ∀i ∈ S

• Temps de séjour

Considérons une chaîne de Markov à temps continu {Xt, t ≥ 0} et, pour
tout t ≥ 0, notons D le temps de séjour du processus à l’état qu’il occupe
à l’instant t. En d’autres termes, D représente la durée de l’intervalle de
temps avant que le processus quitte l’état qu’il occupe à l’instant t. Le
théorème suivant montre que la variable aléatoire D est sans mémoire et
par conséquent distribuée selon la loi exponentielle.

Théorème 2.1 Pour tout i ∈ S et t ≥ 0,

Prob{D ≤ u | Xt = i} = 1 − e−λiu, u ≥ 0

avec λi ∈ R+ ∪ {+∞}. Si λi = +∞ alors e−λiu = 0 pour tout u ≥ 0

Une CTMC se retrouvant à l’instant t dans l’état i reste dans cet état
pendant une durée aléatoire D distribuée selon une loi exponentielle d’un
paramètre λi, avec :

λi : le taux selon lequel on quitte l’état i (indépendant de l’état i)

1/λi : le temps moyen passé dans l’état i

Les lois exponentielles sont caractérisées par un ensemble de propriétés
[41] que nous citons ci-dessous :

Propriété 2.1 Une distribution exponentielle Prob{D ≤ t} = 1 − e−λt, est caractérisée par un
seul paramètre appelé le taux (rate) de la distribution λ > 0.

Propriété 2.2 Les distributions exponentielles sont des distributions de probabilités sans mé-
moire (memory less)

Prob{D ≤ t + t0|D > t0} = Prob{D ≤ t}

Propriété 2.3 Le minimum de distributions exponentielles est une distribution exponentielle
d’un paramètre représentant la somme des taux

Prob{min(D1, D2) ≤ t} = 1 − e−(λ1+λ2)t

avec D1 (resp. D2) une distribution exponentielle d’un taux λ1 (resp. λ2)

Propriété 2.4 La probabilité que D1 est inférieure à D2 (et vice versa) peut être évaluée directe-
ment depuis leur taux λ1 et λ2

Prob{D1 < D2} =
λ1

λ1 + λ2
et Prob{D2 < D1} =

λ2

λ1 + λ2

Propriété 2.5 La nature continue de la distribution exponentielle assure que la probabilité pour
que plusieurs durées s’écoulent au même instant est 0.
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Remarque 2.3 Dans le cas des variables aléatoires continues, la loi de probabilité associe une
probabilité à chaque ensemble de valeurs définies dans un intervalle donné,
par conséquent la probabilité d’une durée égale à une valeur fixe d est nulle :
Prob{D = d} = 0, car il est impossible d’observer exactement cette valeur. Et
d’autre part, l’occurrence des événements est strictement ordonnée avec le temps,
et la simultanéité de deux événements ne se produit donc jamais, ce qui justifie
par conséquent la propriétés 2.5.

• Le choix d’un nouvel état

Lorsque une CTMC quitte un état i, elle se déplace dans un état j ( 6= i)
avec une probabilité qij indépendante de l’instant t et du temps de séjour
D à l’état i :

Prob{Xt+D = j |Xt = i} = qij j ∈ S

avec qij ≥ 0, qii = 0 et ∑j∈S qij = 1

La probabilité qij ne dépend pas de t car la chaîne est homogène. De
plus, le processus étant markovien, cette probabilité est également indé-
pendante du temps de séjour (D) dans l’état i.

La suite des états atteints après chaque transition de la chaîne {Xt, t ≥
0} définit, une chaîne de Markov à temps discret de matrice de transition
Q = (qij). Cette chaîne est appelée la chaîne de Markov sous-jacente (ou
induite) associée à {Xt, t ≥ 0}.

• Matrice génératrice

Le théorème suivant définit la relation existante entre les paramètres λi, les
probabilités qij et les probabilités de transition pij de la CTMC {Xt, t ≥ 0}.

Théorème 2.2

Pour tout i ∈ S,

lim
t→0

pii(t)− 1
t

= −λi (2.5)

Pour tout i, j ∈ S, avec i 6= j,

lim
t→0

pij(t)
t

= λiqij (2.6)

Le théorème 2.2 montre que les probabilités de transition pij(t) ad-
mettent une dérivée à droite en t = 0. Définissant ainsi les quantités :

aij =





−λi si i = j

λiqij si i 6= j
(2.7)

La matrice A = (aij) est appelée la matrice génératrice ou le généra-
teur de la chaîne de Markov à temps continu. La quantité aij est appelée
l’intensité de transition entre i et j et représente la fréquence avec laquelle
un processus se trouvant dans l’état i effectue une transition vers l’état j.
Quant à la quantité −aii, elle est appelée l’intensité de passage hors de l’état
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i et représente la fréquence avec laquelle un processus quitte l’état i qu’il
occupe actuellement.

La matrice génératrice A joue un rôle essentiel dans l’analyse d’une
CTMC. Elle caractérise, en effet, de manière unique la famille {P(t), t ≥ 0}
des matrices de transitions définissant le processus.

• Représentation graphique

Souvent, la matrice génératrice A d’une CTMC est représentée par un
graphe orienté G = (S, E), dont les sommets correspondent aux états du
processus et dont l’ensemble des arcs est donné par :

E = {(i, j) |aij > 0}

Dans le but d’avoir une représentation graphique fixe de CTMC, in-
dépendante des probabilités qij, nous avons opté pour la représentation
proposée dans [41] qui consiste en la définition d’une relation de transi-
tion sur l’espace d’états S basée uniquement sur le taux des transitions :

i
λi→ j. Cette relation est appelée relation de transition markovienne ou relation

de transition stochastique.
Ainsi la CTMC est représentée par un système de transitions marko-

viennes défini comme suit :

Définition 2.5 Un système de transition markovien est un couple (S, TS) avec,

S est un ensemble fini non vide d’états,

TS est la relation de transition markovienne et un sous-ensemble de S × R+ × S

• Classification des états

La classification des états de CTMC joue un rôle important dans l’étude
de son comportement à long terme.

Définition 2.6 Soient i et j deux états d’une CTMC. L’état j est accessible depuis l’état i s’il
existe t ≥ 0 tel que pij(t) > 0.
En se basant sur la représentation graphique de la chaîne, l’état j est accessible
depuis l’état i soit si i = j, soit s’il existe, dans le graphe représentatif de la chaîne,
au moins un chemin de i à j.

Définition 2.7 Deux états i et j d’une CTMC communiquent s’il existe t1 ≥ 0 et t2 ≥ 0 tel que
pij(t1) > 0 et pji(t2) > 0.
En se basant sur la représentation graphique de la chaîne, les états i et j commu-
niquent s’ils appartiennent à la même composante fortement connexe du graphe
représentatif de la chaîne.

On dit qu’une CTMC est irréductible si tous ses états communiquent et
réductible dans le cas contraire.
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Dans un graphe G, tout sommet appartient exactement à une
même composante fortement connexe1. L’ensemble de ces composantes
C1, . . . , Cr définit donc une partition des sommets du graphe. On peut
associer au graphe G un graphe GR dont les sommets correspondent aux
composantes fortement connexes de G et où un arc relie deux sommets u
et v s’il existe i ∈ Cu et j ∈ Cv avec pij > 0. Le graphe GR est appelé le
graphe réduit de la CTMC et contient toutes les informations concernant
l’accessibilité entre les états de la chaîne.

Définition 2.8 Une classe d’états d’un graphe est récurrente si elle correspond à un sommet sans
successeur de GR. Dans le cas contraire, la classe est transitoire.

Définition 2.9 Un état est

récurrent s’il appartient à une classe récurrente ;

transitoire s’il appartient à une classe transitoire ;

absorbant s’il forme à lui seul une classe récurrente.

• La distribution stationnaire

Soit {Xt, t ≥ 0} une CTMC et A sa matrice génératrice. Si la chaîne est
irréductible, alors les propriétés suivantes sont vérifiées :

1. Les matrices de transition P(t) convergent vers une même matrice
P∗ lorsque t → ∞.

2. Les lignes de la matrice P∗ sont toutes égales à un même vecteur π∗

3. Nous avons,
– soit

π∗ = 0, ∀j ∈ S
et la chaîne est transitoire ou récurrente nulle

– soit
π∗

> 0, ∀j ∈ S
et la chaîne est récurrente non-nulle ou récurrente nulle

4. Si la chaîne est récurrente non-nulle, π∗ est une distribution de proba-
bilités et l’unique solution du système

πA = 0

π1 = 1
(2.8)

La limite π∗ des probabilités de transition d’une CTMC est appelée la
distribution stationnaire de la chaîne (dite aussi la distribution invariante).

Si π(0) est la distribution de l’état initial d’une CTMC, nous avons :

lim
t→∞

πj(t) = lim
t→∞

Prob{Xt = j} = π∗
j , ∀j ∈ S (2.9)

La quantité π∗
j représente la proportion de temps passé dans l’état j.

1En théorie des graphes, une composante fortement connexe d’un graphe orienté G est
un sous-graphe maximal de G tel que pour toute paire de sommets u et v dans ce sous-
graphe, il existe un chemin de u à v et un chemin de v à u. Un graphe est dit fortement
connexe s’il est formé d’une seule composante fortement connexe. De manière générale,
un graphe se décompose de manière unique comme union de composantes fortement
connexes disjointes
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Le théorème 2.3 suivant montre qu’il est possible d’estimer les perfor-
mances d’un système modélisé par une CTMC ergodique à l’aide d’une
seule réalisation du processus.

Théorème 2.3 Soit {Xt, t ≥ 0} une chaîne de Markov à temps continu ergodique et π∗ sa
distribution stationnaire. Soit f une fonction réelle définie sur l’espace d’états S
de la chaîne et vérifiant :

∑
i∈S

π∗
i | f (i)| < ∞

Alors, pour une réalisation quelconque de la chaîne,

lim
t→∞

1
t

∫ t

0
f (Xu) du = ∑

i∈S
π∗

i f (i)

Exemple 2.5 Soit un processus P0 effectuant une suite infinie d’accès en écriture sur une va-
riable privée qui se trouve initialement en mémoire. Avant tout accès, le processus
doit attendre un certain délai. Ainsi le processus peut se trouver dans deux états,
un état d’accès modélisant la réalisation d’un accès, et un état d’attente modéli-
sant l’attente. Cependant, le protocole de cohérence de caches impose des latences
différentes aux accès, notamment le premier accès. Comme il s’agit d’une variable
privée, le premier accès implique un transfert depuis la mémoire avec une latence
moyenne µM. Tous les accès qui suivent impliquent des transferts internes (voir
la section 1.1.2) avec une latence moyenne µI . Le processus reste dans l’état at-
tente pendant une durée moyenne µwait. Nous avons :

µM =
1

λM
= 0, 200 µs, µI =

1
λI

= 0, 00111 µs, µwait =
1

λwait
= 0, 00001 µs

On distingue en effet 4 états. Les états 0 et 1 correspondent à la première
attente et le premier accès mémoire respectivement. Les états 2 et 3 correspondent
aux attentes pour des accès internes, comme illustré dans la figure 2.1.

0 1 2 3
λwait λM

λwait

λI

Fig. 2.1 – Comportement stochastique d’une suite infinie d’accès en écriture

A chaque changement d’état, le processus P0 se trouve dans un état j avec une
probabilité qij

Q = (qij) =





0 1 0 0

0 0 1 0

0 0 0 1

0 0 1 0





Soit Xt l’état modélisant la réalisation du processus P0 à l’instant t (accès ou
attente). La famille {Xt, t ≥ 0} définit une CTMC de matrice génératrice
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A = (aij) =





0 100000 0 0

0 0 0, 005 0

0 0 0 100000

0 0 900 0





La distribution stationnaire de cette chaîne, solution du système

πA = 0

π1 = 1

est

π∗ =

(
0 0

9
1009

1000
1009

)

Chaque probabilité π∗
i représente la proportion du temps pendant laquelle le

processus P0 se trouve à l’état i.
Le débit moyen des accès réalisé par le processus P0 est égal à

DM = π∗
1 f1 + π∗

3 f3 =
900000
1009

≈ 891, 972

avec

f0 = λwait, f1 = λM, f2 = λwait, f3 = λI

Notre étude de performances est basée sur l’évaluation du débit DM,
mais cette fois on s’intéresse au débit de l’exécution de l’algorithme MPI,
afin de déduire par la suite sa latence moyenne à long terme. Par exemple
dans le cas de l’algorithme de ping-pong il s’agit d’évaluer la latence
moyenne d’échange d’un message.

Nous détaillons tout le mécanisme d’évaluation des performances
dans le chapitre 5.

2.2.2 Algèbre de processus × chaînes de Markov = IMC

IMC (Interactive Markov Chains) [41] est une algèbre de processus stochas-
tiques qui peut être considérée comme une extension de l’algèbre de pro-
cessus classique pour la description des chaînes de Markov, en associant à
chaque action une variable aléatoire représentant la durée de cette action.
Ces variables aléatoires sont exponentiellement distribuées, ce qui établit
clairement une relation entre le modèle de l’algèbre

L’idée de base consiste à étendre la syntaxe de l’algèbre de processus
avec un préfixe temporel, dit taux markovien.

L’écriture suivante :

λ; P avec λ ∈ R+
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exprime que le comportement P se produit après un délai d’attente t déter-
miné par une variable aléatoire continue X qui suit une loi exponentielle
de paramètre λ.
La probabilité pour réaliser P après une durée t est donnée par l’équation
suivante :

Prob{X ≤ t} =





1 − eλt si t > 0

0 sinon

L’espérance 1/λ de la variable aléatoire X représente la durée moyenne
avant la réalisation de P.

Définition 2.10 Une IMC est un système de transitions étiquetées (S, A, TI, TS, s0), où :

• S est un ensemble fini non vide d’états,

• A est un ensemble fini d’actions,

• TI ⊆ S× A× S est un ensemble de Transitions Interactives dites aussi des
transitions ordinaires. Elles expriment l’interaction avec l’environnement.
La transition (s1, a, s2) ∈ TI, notée également par s1

a→ s2, signifie que le
système peut passer de l’état s1 à l’état s2 en exécutant l’action a.

• TS ⊆ S × R+ × S est un ensemble de Transitions Stochastiques dites
aussi des transitions markoviennes ou encore des taux markoviens. Elles
expriment l’écoulement du temps.

Une transition stochastique (s1, λ, s2) ∈ TS, notée également par s1
λ→ s2,

signifie que le système peut passer de l’état s1 à l’état s2 en une durée
aléatoire, distribuée selon une loi exponentielle de paramètre λ.

• s0 ∈ S est l’état initial

Dans une IMC

Les IMC constituent un formalisme très général pour plusieurs aspects
[23] :

• Il décrit un STE en l’unique présence d’actions interactives et une
CTMC en l’unique présence de taux markoviens. Ceci est dû à la
présentation des aspects fonctionnels et stochastiques par des tran-
sitions distinctes (transitions interactives et stochastiques).

• Il autorise le non-déterminisme dans les états : plusieurs (≥ 2) tran-
sitions identiques sortantes d’un même état. Ceci est d’une grande
importance pour la génération automatique de IMC depuis un lan-
gage haut niveau comme l’algèbre de processus.

La sémantique des transitions interactives correspond aux règles dé-
finies dans le tableau 2.2, quant à la sémantique des transitions stochas-
tiques qui décrivent l’écoulement de temps est décrite dans le tableau 2.3,
avec la nouvelle interprétation des opérateurs de la composition parallèle
et du choix.
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λ; P λ→ P

P λ→ P′

rename A := A′ in P λ→ rename A := A′ in P′

P λ→ P′

P|[A]|Q λ→ P′|[A]|Q
P λ→ P′

P[]Q λ→ P′

Q|[A]|P λ→ Q|[A]|P′ Q[]P λ→ P′

P λ→ P′

hide A in P λ→ hide A in P′

P λ→ P′

P >> Q λ→ P′ >> Q

Tab. 2.3 – La sémantique opérationnelle des IMC

• La composition parallèle asynchrone (|||)
Les processus parallèlement composés avec l’opérateur ||| peuvent être
différés de façon complètement indépendante [44, 42]. Ceci est justifié par
la propriété sans-mémoire de la distribution exponentielle (un exemple de
démonstration illustré dans [41]).

Exemple 2.6 Soient a et b deux actions interactives et λ > 0 et µ > 0 deux taux markoviens :

λ; a; stop ||| µ; b; stop

On suppose que la durée pour entamer l’action a, notée par Dλ,
s’achève en premier (avec le taux λ). Selon la propriété sans-mémoire,
le temps restant pour activer l’action b correspond exactement au temps
restant avant que Dλ prenne fin et il est déterminé par une distribution
exponentielle de taux µ.

La composition parallèle avec l’opérateur ||| est réalisée sans aucun
ajustement des taux markoviens. Le non-déterminisme ne peut pas ap-
paraitre [41] parce que, d’une part, chaque transition possède sa propre
probabilité de sélection, et d’autre part, la probabilité de choisir plusieurs
transitions en même temps est égale à 0 en raison de la continuité de la
distribution exponentielle (voir la propriété 2.5).

• La composition parallèle synchrone (|[A]|, A 6= ∅)

Une synchronisation ne peut avoir lieu que si tous les participants sont
prêts :

Exemple 2.7 Soient a et b deux actions interactives, λ > 0 et µ > 0 deux taux markoviens :

λ; a; stop |[a]| µ; a; stop

L’interprétation naturelle et stochastique de cette synchronisation est
la suivante :
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La synchronisation sur l’action a n’est possible qu’après un délai déterminé
par la distribution exponentielle de taux λ et un délai déterminé par la
distribution exponentielle de taux µ, c’est à dire, après le maximum des
deux variables aléatoires exponentiellement distribuées de taux respectifs λ

et µ.

Cependant, il est impossible d’utiliser le maximum, car la classe des
distributions exponentielles n’est pas fermée par le maximum, c’est-à-dire
que le maximum de distributions exponentielles n’est pas une distribution
exponentielle [12, 73].

Plusieurs approches ont été proposées dans les algèbres de processus
stochastiques (SPA) pour l’évaluation du taux résultant d’une synchroni-
sation, par exemple TIPP [31] propose le produit des taux, EMPA [2] inter-
dit ce genre de synchronisation et nécessite la détermination du taux par
un seul participant à la synchronisation et PEPA [45] évalue le maximum
de la moyenne des deux délais tout en intégrant les capacités individuelles
de synchronisation des processus. En plus du manque d’une interpréta-
tion claire et stochastique, l’application de ces approches est limitée à des
cas particuliers.

Les IMC résolvent ce problème en maintenant l’interprétation de la
synchronisation (le maximum des délais) par la séparation explicite entre
les taux markoviens et les actions interactives [41, 4, 44, 40].

La figure 2.2, illustre comment la représentation des taux markoviens
λ et µ et l’action a dans les comportement E1 et E2 permet à l’action a de
survenir après l’écoulement des deux délais correspondant aux taux λ et
µ dans E1 |[a]| E2.

E1
λ a

E2
µ a

E1 |[a]| E2

λ

µ

µ

λ

a

Fig. 2.2 – Exemple de synchronisation en IMC

Cette distinction mène à un comportement dont deux phases distinctes
sont mixées. Les phases dite directes durant lesquelles, une ou plusieurs
actions interactives surviennent (ainsi que leur changement d’état corres-
pondant) sans aucun taux markovien, alternées par des phases dite conti-
nues, décrivant l’écoulement du temps par des taux markoviens et durant
lequel aucune action interactive ne peut se produire.

Cette séparation entre les phases directes et continues est similaire à
celle des algèbres de processus temporisées (TPA) proposées dans [72, 96,
84]

Notons que contrairement aux IMC, les autres algèbres de processus
stochastiques comme TIPP, EMPA et PEPA considèrent les actions et les
taux markoviens comme une seule entité, comme décrit dans la figure 2.3.
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λ a

IMC

λ, a

Autres SPA

Fig. 2.3 – La représentation des transitions interactives et markoviennes
dans IMC et les SPA

• Le choix ([ ])

L’interprétation stochastique du choix est basée sur la notion de "race
condition" [44] qui consiste à sélectionner l’action la plus rapide. Cepen-
dant la sélection est non-déterministe s’il est impossible de déterminer le
processus le plus rapide.

On distingue le choix entre :

• taux markoviens. Par exemple : λ; stop [ ] µ; stop. L’application
de la notion de race condition dans ce cas revient à l’évaluation du
minimum des deux distributions exponentielles de taux respectives
λ et µ, qui correspond à une distribution exponentielle de taux λ + µ.

• taux markovien et action interne. Par exemple : λ; stop [ ] i; stop.
L’action interne i est traitée en tant qu’action instantanée, puisque
rien ne peut ni la prévenir (aucune interaction avec son environne-
ment) ni la retarder, étant donné qu’elle n’est pas conditionnée par
un délai markovien, par conséquent le choix revient à la sélection
du comportement i; stop. Cette notion est connue sous le nom du
progrès maximal (maximal progress), elle est largement utilisée dans les
algèbres de processus temps-réel (RTPA) [38, 97, 74].

• actions internes. Par exemple : i; stop [ ] i; stop. Il est impossible
d’appliquer la notion de race condition, puisque les deux actions sont
instantanées, il s’agit d’un comportement non-déterministe. Généra-
lement, ce type de choix est éliminé par la réduction stochastique
qui applique la relation de bisimulation faible (voir le tableau 2.4).
Cependant, il n’existe pas de solutions standard pour traiter le non-
déterminisme dans le cas ou la réduction stochastique est incapable
de l’éliminer, étant donné que cela dépend en premier lieu du prin-
cipe suivi dans la spécification du système.

• actions interactives. Par exemple a; stop [ ] b; stop. Généralement,
ce choix est résolu par des synchronisations (interactions) avec l’en-
vironnement, sinon on dit qu’il s’agit d’un choix non-déterministe.

Remarque 2.4 La propriété du progrès maximal est réservée aux actions internes, car l’environ-
nement peut avoir des influences temporelles sur les actions.



44 Chapitre 2. Langage, théorie et outils

Le tableau 2.4 décrit un ensemble d’axiomes permettant l’élimination
des actions internes dans une IMC.

A1) a; P [ ] a; P = a; P

A2) P [ ] i; P = i; P

A3) a; i; P = a; P

A4) λ; P [ ] i; Q = i; Q

A5) λ; i; P = λ; P

A6) a; (P [ ] i; Q) [ ] a; Q = a; (P [ ] i; Q)

A7) λ; P [ ] µ; P = (λ + µ); P

Tab. 2.4 – Axiomes de la bisimulation faible en IMC

Les axiomes A2 et A3 sont connues sous le nom de la bisimulation
faible (weak bisimulation) [70] dans les algèbres de processus standards
comme CCS. Les actiomes A4 et A5 décrivent l’application de la notion
du progrès maximal. Notons que A5 est une extension stochastique de A3

par un taux markovien, quant à l’axiome A7, elle décrit l’application de la
notion de race condition.

Notons qu’une étude stochastique d’une IMC et / ou sa transformation
en CTMC impose :

• l’absence de toutes interactions avec l’environnement, par consé-
quent toutes les actions interactives doivent être transformées en
action interne i par l’application de l’opérateur hide.

• l’absence de choix non-déterministe : i; P [ ] i; Q .

2.2.3 Les IMC en LOTOS

Il est possible de spécifier les aspects temporels directement au niveau
des IMC, mais ceci n’est pas toujours licite à l’égard de la complexité du
système qui nécessite souvent une description par un langage haut niveau.

Les premières extensions stochastiques de LOTOS ont été proposées
par Rico et Von Bochmann [81] par l’utilisation des semi-chaînes de Mar-
kov. Ainsi que la dérivation des réseaux de files d’attente à partir de spéci-
fications LOTOS dans les travaux de Valderrutten [91]. Une approche simi-
laire a été proposée par Schot [85] et Ajmone Marsan [64], elle consiste en
une extension stochastique permettant des distributions plus générales.
Cependant, la spécification des délais stochastiques s’effectue à un très
haut niveau, réduisant ainsi la compositionnalité de manière significative.

La théorie des IMC proposée par Hermanns [41] est basée sur l’algèbre
de processus du langage LOTOS.

L’extension de LOTOS par des aspects stochastiques pour l’obtention
de IMC n’engendre aucune modification de la syntaxe du langage. Le
principe de l’extension est le suivant [23] :
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1. On part d’une spécification LOTOS dont les aspects fonctionnels ont
été vérifiés.

2. Les taux markoviens λj sont insérés dans les endroits appropriés dans
la spécification LOTOS au moyen de nouvelles actions interactives
par :

• la déclaration d’une porte pour chaque taux delayj,

• ou bien, par la déclaration d’une seule porte pour tous les taux
et la distinction s’effectue au niveau des offres "delay ! j".

3. Les actions stochastiques delayj ou delay ! j vont être transformées
en taux markoviens de la forme "rate λj" par l’opérateur "rename ap-
pliqué sur le système de transition généré à partir de la spécification
LOTOS.

Remarque 2.5 Les endroits appropriés dans la spécification LOTOS pour l’insertion des taux
markoviens dépendent des aspects temporels du système. Par exemple dans notre
cas, un taux markovien représente l’inverse de la latence d’un accès en mémoire
ou en cache, ou l’inverse d’un délai d’attente (plus de détails dans le chapitre 5).

Remarque 2.6 Par souci de clarté, on appelle les actions interactives modélisant les taux marko-
viens dans un STE (avant le renommage) les actions stochastiques.

Il important de s’assurer que l’insertion des taux markoviens ne per-
turbe pas le comportement fonctionnel généré à partir de la spécification
originelle :

• Par l’abstraction des taux markoviens (hide) on obtient un compor-
tement équivalent à celui généré à partir de la spécification LOTOS
originelle modulo une relation d’équivalence.

• Valider la spécification enrichie par les taux markoviens en utilisant
la même procédure de vérification du comportement fonctionnel ap-
pliquée sur la spécification d’origine.

Dans une spécification LOTOS augmentée de taux markoviens, toutes
les actions sont interactives (avec une présence éventuelle d’actions in-
ternes) , par conséquent, l’application de tous les opérateurs LOTOS (com-
position parallèle, choix, ...) est possible. Dans le but de préserver l’aspect
stochastique des actions décrivant des taux markoviens (actions stochas-
tiques), leur traitement doit suivre deux règles importantes, la première
2.1 concerne la composition parallèle et la seconde 2.2 concerne le choix
entre les actions stochastiques identiques.

Règle 2.1 La composition parallèle avec synchronisation (|| ou |[A]|, A 6= ∅) est interdite
pour les actions stochastiques .

Règle 2.2 En présence de plusieurs actions stochastiques identiques dans le STE généré à partir
d’une spécification LOTOS, il faut :

• soit appliquer l’optimisation stochastique (bisimulation stochastique faible
ou forte) après la transformation du STE en IMC.

• soit distinguer les actions stochastiques au niveau STE avant l’optimisa-
tion (bisimulation forte ou faible).
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L’exemple 2.8 ci-dessous est une clarification de la règle 2.2.

Exemple 2.8 Le comportement E3 de la figure 2.4 décrit un choix entre deux actions stochas-
tiques identiques DELAY !j . On distingue deux cas possibles de la transforma-
tion en IMC :

Cas 1 : optimisation de E3 (par une relation de bisimulation forte), le comporte-
ment résultant E4 est par la suite transformé en IMC (par un renommage),
ainsi on obtient E5.

Cas 2 : transformation de E3 en IMC (par un renommage), le comportement ré-
sultant E6 est optimisé par l’application de l’axiome A7 du tableau 2.4,
ainsi on obtient E7.

Les procédures de transformation 1 et 2 produisent deux comportements stochas-
tiques E5 et E7 complètement différents, alors qu’ils sont issus du même origine
E3. (E7 représente la CTMC appropriée de E3)

delay ! j

delay ! j

E3

delay ! j
E4

rate λj

rate λj

E6

rate λj
E5

rate 2λj
E7

Optimisation

IMC

IMC

Optimisation

Fig. 2.4 – Exemple de transformation d’un STE en IMC

2.3 La boîte à outils CADP

CADP2(Construction and Analysis of Distributed Processes) [25] est une boîte
à outils pour l’ingénierie des protocoles de communication et des systèmes
distribués. En plus des spécifications LOTOS, elle accepte également des
descriptions de plus bas niveau, tels que les réseaux d’automates commu-
nicants. CADP offre un éventail de fonctionnalités assistant l’utilisateur
tout au long du processus de conception : compilation et prototypage ra-
pide, simulation interactive et guidée par des objectifs, exécution aléatoire,
vérification par logiques temporelles et par équivalences, génération au-
tomatique de tests et évaluation de performances. Plusieurs techniques
sont mises en œvre pour traiter le problème d’explosion d’espace d’états :
vérification à la volée, construction compositionnelle de l’espace d’états,
vérification massivement parallèle.

Nous présentons dans ce qui suit les principaux outils de CADP que
nous avons utilisés dans nos études de cas.

2http://www.inrialpes.fr/vasy/cadp

http://www.inrialpes.fr/vasy/cadp
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CAESAR.ADT [21] est un compilateur qui traduit les types abstraits
LOTOS en langage C. Il traite les définitions des types abstraits figurant
dans un programme LOTOS (les définitions de processus étant ignorées),
et produit une bibliothèque en langage C contenant, pour chaque sorte
un type C qui l’implémente, et pour chaque opération une fonction. Cette
bibliothèque est destinée à être incluse dans le programme principal, qui
effectue la vérification.

La traduction des définitions des types abstraits en une bibliothèque en
langage C, nous a facilité la définition de types complexes en C au sein de
cette bibliothèque, par souci d’efficacité et dans le but d’éviter la lourdeur
de leur définition en types abstraits. On les distingue dans la spécifica-
tion LOTOS par le mot clé external pour évoquer leur implémentation en
externe.

Nous traitons en détail la définition des types (abstraits et externes)
dans le chapitre 3.

CAESAR [20] est un outil de compilation et de vérification des pro-
grammes LOTOS. Il prend en entrée un programme LOTOS ainsi qu’une
implémentation C de ses types. En sortie il produit un STE (Système de
Transitions Etiquetées) sous format BCG (Binary Coded Graphs) [22]. Le for-
mat BCG utilise des techniques efficaces de compression permettant de
stocker des graphes (représentés sous forme explicite) sur disque de ma-
nière très compacte. En outre, il contient suffisamment d’informations
pour que les outils qui l’exploitent puissent fournir à l’utilisateur des diag-
nostics précis dans les termes du programme source.

BCG_MIN 3 [66] est un outil de réduction de graphes BCG modulo la
relation de bisimulation forte [53, 50] ou de branchement [32, 40]. Il peut
être appliqué à différentes sortes de STE :

• Systèmes de transitions ordinaires, tels que ceux produits à partir des
descriptions LOTOS.

• Systèmes de transitions probabilistes dont chaque transition peut être
étiquetée soit par une action a ordinaire, soit par une probabilité p,
soit par un couple (a, p).

• Systèmes de transitions stochastiques dont chaque transition peut être
étiquetée, soit par une action a ordinaire, soit par un paramètre réel
λ > 0, soit par un couple (a, λ).

EVALUATOR 4 est un évaluateur (model checker) permettant la vérifica-
tion à la volée de formules de mu-calcul régulier sans alternance sur des
STEs. Il met en œuvre des algorithmes de vérification à la volée basés
sur les systèmes d’équations booléennes et fournit des mécanismes pour
créer des bibliothèques de macro opérateurs. Il génère également des diag-
nostics (exemples ou contre-exemples) sous forme de fragments du STE
illustrant la valeur de vérité des formules de logique temporelle.

3http://www.inrialpes.fr/vasy/cadp/man/bcg_min.html
4http://www.inrialpes.fr/vasy/cadp/man/evaluator.html

http://www.inrialpes.fr/vasy/cadp/man/bcg_min.html
http://www.inrialpes.fr/vasy/cadp/man/evaluator.html
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BCG_STEADY 5 [43] Effectue l’analyse des états récurrents de chaînes
de Markov à temps continu encodées en format BCG. Il calcule l’état
d’équilibre de la distribution de probabilité sur le long terme en utili-
sant l’algorithme Gauss/Seidel [89]. Il permet également de fournir des
mesures de débit (throughput) des étiquettes des transitions du graphe.

Notre analyse numérique des performances est basée sur l’utilisation
de cet outil.

SVL 6 (Script Verification Language) [59, 24] est un langage destiné à sim-
plifier et à automatiser la mise en œuvre de la vérification composition-
nelle et à la volée.

Le compilateur pour SVL produit, à partir d’un programme SVL, un
shell script UNIX contenant la liste des commande à exécuter ainsi que les
différents fichiers auxiliaires. Ce compilateur s’appuie sur divers formats
et outils pour représenter et manipuler des STE.

5http://www.inrialpes.fr/vasy/cadp/man/bcg_steady.html
6http://www.inrialpes.fr/vasy/cadp/man/svl.html

http://www.inrialpes.fr/vasy/cadp/man/bcg_steady.html
http://www.inrialpes.fr/vasy/cadp/man/svl.html
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Ce chapitre présente notre premier pas vers l’évaluation des perfor-
mances : la modélisation du système. Nous avons proposé à l’occa-

sion une méthodologie de modélisation en LOTOS des aspects matériels
et logiciels des systèmes multiprocesseurs.

Nous discutons dans la première section la description formelle en
LOTOS des composants de l’environnement matériel qui ont un impact
primordial sur les performances : les processeurs sur lesquels s’exécutent
les primitives MPI, la mémoire où les données des algorithmes sont sau-
vegardées, les caches et le protocole de cohérence de caches à partir duquel
les types de transfert sont évalués et la topologie du système qui définit les
niveaux des transferts.

Dans la seconde section nous présentons la traduction des structures
de données et de contrôle des primitives MPI en LOTOS. Sachant que
le critère de fiabilité dans cette traduction ne se limite pas seulement à
la reproduction exacte du comportement de l’algorithme mais aussi bien
dans le nombre d’accès et de mises à jour des données qui sont d’une très
grande importance dans l’évaluation des performances .

Nous avons consacré la dernière section de ce chapitre à la présen-
tation de l’application de notre méthodologie de modélisation sur trois
algorithmes MPI : le ping-pong, la barrière tournament et la barrière combi-
ning tree.

49
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3.1 Modélisation de l’environnement matériel

Nous avons modélisé l’architecture matérielle en faisant abstraction de
certains détails liés à l’implémentation physique, afin d’obtenir des spéci-
fications à la fois efficaces et suffisantes pour la nature du problème que
nous traitons. Nous considérons que :

• Les processeurs sont référencés par un identificateur qu’on génère à
partir du nombre de processeurs existants dans le système.

• Les processeurs et les caches sont deux entités indépendantes.

• La mémoire est d’une structure centralisée.

• Tous les caches du système sont regroupés dans une seule structure
centralisée.

• Les caches ne comportent que les états des caches sans les données.

3.1.1 Les processeurs

Nous avons modélisé les identificateurs des processeurs par le type
ID_Processor implémenté au moyen des entiers naturels en externe sous
le nom adt_id_processor. L’implémentation du type ID_Processor en
externe nous a permis d’éviter l’énumération et l’insertion manuelle des
identificateurs des processeurs.

type ID_Processor is Natural

sorts ID_Processor (* ! implementedby adt_id_processor

printedby adt_print_id_processor external *)
opns

Nil_Proc (* ! implementedby adt_nil_proc external *) : -> ID_Processor
Proc (* ! implementedby adt_proc external *) : Nat -> ID_Processor
Previous_Proc (* ! implementedby adt_previous_proc external *),
Next_Proc (* ! implementedby adt_next_proc external *)

: ID_Processor -> ID_Processor

_==_ , _<>_ : ID_Processor, ID_Processor -> Bool

eqns

forall A, B : ID_Processor

ofsort Bool

A == A = true ;

A == B = false ;

A <> B = not (A == B) ;

endtype

La constante Nil_Proc représente le nombre de processeurs utilisés
pour l’exécution de l’algorithme MPI, elle sert à la comparaison (avec les
opérateurs de comparaison == et <>) et la vérification des identificateurs
de processeurs. L’appel aux processeurs dans la spécification LOTOS s’ef-
fectue par l’opération Proc qui permet la conversion d’un entier naturel
en un ID_Processor. Par exemple, Proc(0) désigne le processeur d’identifi-
cateur 0 (P0) . L’opération Previous_Proc (resp. Next_Proc) permet une uti-
lisation implicite des identificateurs de processeurs. Elle prend en entrée
l’identificateur du processeur Pi et retourne en sortie l’identificateur du
processeur Pi−1 (resp. Pi+1) ou Nil_Proc si i = 0 (resp. si i = Nil_Proc − 1).
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La sorte ID_Processor et ses opérations sont implémentées en C, comme
suit :

1. #define adt_nb_proc 2

2. #define adt_nil_proc() adt_nb_proc

3. typedef unsigned char adt_id_processor ;

4. #define caesar_adt_itr_firSt_id_processor() 0

5. #define caesar_adt_itr_next_id_processor(x) (x++ < adt_nb_proc)

6. void adt_print_id_processor(adt_f, adt_p)

7. FILE *adt_f ;

8. adt_id_processor adt_p ;

9. {

10. if (adt_p < adt_nb_proc) fprintf (adt_f,"p%d",adt_a) ;

11. else fprintf (adt_f,"nil_proc",adt_a) ;

12. }

13. int caesar_adt_cmp_id_processor(adt_a1,adt_a2)

14. adt_id_processor adt_a1,adt_a2 ;

15. {

16. if (adt_a1 == adt_a2) return (adt_true()) ;

17. else return (adt_false()) ;

18. }

19. adt_id_processor adt_proc(adt_n)

20. int adt_n ;

21. return adt_n ;

22. adt_id_processor adt_previous_proc(adt_p)

23. adt_id_processor adt_p ;

24. {

25. if (adt_p == 0) return (adt_nil_proc()) ;

26. else return (adt_p - 1) ;

27. }

28. adt_id_processor adt_next_proc(adt_p)

29. adt_id_processor adt_p ;

30. {

31. if (adt_p == (adt_nil_proc() - 1)) return (adt_nil_proc()) ;

32. else return (adt_p + 1) ;

33. }

Dans la ligne 1 on déclare le nombre de processeurs participant à l’exé-
cution de l’algorithme MPI (dans cet exemple il s’agit de 2 processeurs),
ce qui permet de définir par la suite le domaine de la sorte ID_Processor
à l’aide de l’itérateur défini par les instructions des lignes 4-5 en préci-
sant qu’un identificateur d’un processeur est toujours supérieur ou égal à
0 et strictement inférieur à adr_nb_proc. Les instructions des lignes 6-12

et des lignes 13-18 correspondent à l’implémentation de la fonction d’im-
pression et de comparaison respectivement, quant aux lignes 19-21, lignes
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22-27 et les lignes 28-33, elles décrivent l’implémentation des opérations
Proc, Previous_Proc et Next_Proc respectivement.

Remarque 3.1 Nous définissons l’exécution d’une primitive MPI sur un processeur par un pro-
cessus qu’on identifie par le nom de la primitive et l’identificateur du processeur
sur lequel il s’exécute. On suppose que sur un processeur s’exécute un seul pro-
cessus à la fois. Par exemple, send_proc[action](proc(0)) indique l’exécution
de la primitive send modélisée en LOTOS par le processus send_proc[action]
sur le processeur P0.

3.1.2 La mémoire

Nous avons modélisé la mémoire par le type abstrait Memory. Ce dernier
est implémenté au moyen d’un tableau de structures en C sous le nom
adt_memory.

Chaque élément du tableau mémoire correspond à une variable pré-
cise de l’algorithme MPI. Un élément dans le tableau mémoire est une
structure de données à deux champs. Le premier champ représente une
modélisation de la nature distribuée de la mémoire dans l’architecture
matérielle, il comporte l’identificateur du processeur qui fait référence à la
mémoire locale de ce dernier (le processeur). Le second champ comporte
le contenu de la variable. Par exemple, soit une variable v décrite dans le
tableau mémoire par le couple (0, 3), ceci signifie que v est déclarée dans
la mémoire locale du processeur P0 et que son contenu est égal à 3. Nous
supposons que les variables partagées sont déclarées dans la mémoire lo-
cale du processeur P0 par défaut.

Dans la construction suivante on déclare en LOTOS le type Memory
obtenu par la combinaison des types Address et Memory_Value que nous
décrivons par la suite, et du type ID_Action qui indique la nature de
l’accès : Load, Store, Test_and_set ou Fetch_and_decrement (voir la déclaration
en LOTOS dans la section 2.1.1).

type Memory is Address, Memory_Value, ID_Action

sorts Memory (* ! implementedby adt_memory external *)

opns

Init_Memory (* ! implementedby adt_init_memory constructor external *)

: -> Memory

UpDate_Memory (* ! implementedby adt_update_memory external *)

: Memory, Address, ID_Action, Memory_Value -> Memory

Load_Memory (* ! implementedby adt_load_memory external *)

: Memory, Address -> Memory_Value

endtype

Nous avons associé au type Memory les fonctions Init_Memory, Up-
Date_Memory, Load_Memory qui permettent l’initialisation de la mémoire
(selon la fonction d’initialisation décrite dans l’algorithme MPI), la mise à
jour et la lecture du contenu des variables respectivement.

Le fragment de code C suivant décrit l’implémentation du tableau mé-
moire (lignes 1-7) ainsi que la fonction d’initialisation (lignes 8-29) de la
primitive barrière centralized.



3.1. Modélisation de l’environnement matériel 53

1. typedef struct adt_struct_packet {

2. unsigned char adt_id_proc ;

3. unsigned char adt_val ;

4. } adt_packet ;

5. struct adt_struct_memory {

6. adt_packet adt_tab[adt_size_memory] ;

7. } adt_memory ;

8. adt_memory adt_init_memory()

9. {

10. adt_memory adt_m ;

11. adt_id_processor adt_p ;

12. adt_address adt_a = 0 ;

13. memset ((void *) (&adt_m), 0, sizeof (adt_memory)) ;

14. / * initialisation de count * /

15. adt_mem.adt_tab[adr_a].adt_id_proc = 0 ;

16. adt_mem.adt_tab[adr_a].adt_val = adt_count_value() ;

17. adt_a++ ;

18. / * initialisation de sense * /

19. adt_mem.adt_tab[adr_a].adt_id_proc = 0 ;

20. adt_mem.adt_tab[adr_a].adt_val = adt_true_val() ;

21. adt_a++ ;

22. / * initialisation de local_sense[pi] * /

23. for (adt_p = 0 ; adt_p < adt_nb_proc ; adt_p++) {

24. adt_mem.adt_tab[adr_a].adt_id_proc = adt_p ;

25. adt_mem.adt_tab[adr_a].adt_val = adt_true_val() ;

26. adt_a++ ;

27. }

28. return (adt_m) ;

29. }

3.1.3 Les caches et le protocole de cohérence de caches

Afin de simplifier la modélisation du protocole de cohérence de caches et
d’éviter la vérification de la cohérence des données en caches et en mé-
moire dans le modèle, nous avons considéré uniquement l’état des don-
nées en caches (sans les données elles-mêmes). Cette abstraction est jugée
suffisante pour l’étude de notre système, étant donné que l’objectif pri-
mordial de notre travail est focalisé sur l’évaluation des performances et
dans une moindre mesure sur la vérification de la correction du fonction-
nement du protocole de cohérence de caches.

Nous avons modélisé les caches de tous les processeurs du systèmes
par le type abstrait Cache auquel nous avons associé l’opération Up-
Date_Cache qui spécifie la mise à jour des caches suivant le protocole de
cohérence adapté.
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La sorte Cache est implémentée au moyen d’une matrice en C sous
le nom adt_cache qui spécifie les états des variables en caches. Chaque
ligne de la matrice cache correspond à une variable de l’algorithme MPI.

Notons qu’une variable possède un indice unique qui sert à la fois
dans le tableau mémoire et la matrice cache comme il est indiqué dans
la figure 3.1. Les indices des colonnes de la matrice cache correspondent
aux identificateurs des processeurs, par exemple la colonne 0 représente
le cache du processeur P0.

Mémoire

Contenu
ID_Processor

v0
v1

vn

Caches

P0 P1

Fig. 3.1 – Structure de la mémoire et des caches

Dans la construction suivante on déclare en LOTOS le type Cache
obtenu par la combinaison des types Address et ID_Action. L’opération
Init_Cache permet l’initialisation des caches par l’invalidation de tous ces
éléments (toutes les variables dans tous les processeurs sont à l’état I).

type Cache is Address, ID_Action, ID_Processor

sorts Cache (* ! implementedby adt_cache external *)

opns

Init_Cache (* ! implementedby adt_init_cache constructor external *)

: -> Cache

UpDate_Cache (* ! implementedby adt_update_cache external *)

: Cache, ID_Action, Address, ID_Processor -> Cache

endtype

L’opération UpDate_Cache est implémentée en C par la fonction
adt_update_cache paramétrée par : les caches (en entrée avant mise à
jour et en sortie après mise à jour), le type d’accès, l’indice de la variable
dans la structure cache et l’identificateur du processus réalisant l’accès. La
procédure de mise à jour de cache est basée sur la lecture des règles du
changement des états définies dans le tableau 1.2 et 1.3 que nous avons
implémenté au moyen de tableaux statiques en C.

Afin de faciliter l’étude comparative des performances du système pour
différents protocoles de cohérence de caches, nous considérons le proto-
cole de cohérence de caches comme étant un paramètre à fixer lors de la
compilation, ainsi nous l’avons codé dans un fichier ".t". Par exemple le
fichier du protocole de cohérence de caches A défini dans 1.4 est nommé
PCC_A.t. La construction ci-dessous illustre une partie du contenu du
fichier PCC_A.t. Chaque ligne dans le tableau adt_load_protocol cor-
respond à une règle de changement d’états. Les colonnes 0 et 1 indiquent
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l’état courant du cache du processeur demandeur, et des autres proces-
seurs dans le système respectivement. La colonne 2 indique que tous les
caches (adt_all) ou au moins un cache (adt_exit) est dans l’état men-
tionné dans la colonne 1. Les colonnes 3 et 4 désignent les nouveaux états
de caches du processeur demandeur et d’autres processeurs dans le sys-
tème respectivement et la colonne 5 indique le type de transfert engendré
par l’accès.

#define adt_all 0

#define adt_exit 1

#define adt_nb_line_load_protocol 7

#define adt_current_state_req_index 0 / * column 0 * /

#define adt_current_state_other_index 1 / * column 1 * /

#define adt_nb_other_index 2 / * column 2 * /

#define adt_next_state_req_index 3 / * column 3 * /

#define adt_next_state_other_index 4 / * column 4 * /

#define adt_transfer_tYpe_index 5 / * column 5 * /

unsigned char adt_load_protocol[adt_nb_Line_load_protocol][6] = {

/ * RL1* / { adt_i, adt_i, adt_all, adt_e, adt_i, adt_memory_transfer},

/ * RL2* / { adt_i, adt_s, adt_exist, adt_s, adt_s, adt_memory_transfer},

/ * RL3* / { adt_i, adt_e, adt_exist, adt_s, adt_s, adt_memory_inv_transfer},

/ * RL4* / { adt_i, adt_m, adt_exist, adt_e, adt_i, adt_cache_transfer},

/ * RL6* / { adt_s, adt_s, adt_exist, adt_s, adt_i, adt_internal},

/ * RL6* / { adt_e, adt_i, adt_all, adt_e, adt_i, adt_internal},

/ * RL6* / { adt_m, adt_i, adt_all, adt_m, adt_i, adt_internal}} ;

3.1.4 La topologie du système

Nous définissons la topologie du système comme étant une relation de
distance entre les processeurs, comme illustré dans la figure 3.2.

P0 P1 P2Internal

Internal

Internal

Intra_Node

Intra_Node Intra_Node

Intra_Node

Intra_Node

Intra_Node

Fig. 3.2 – Topologie du système : relation de distance entre les processeurs

La topologie du système est utilisée implicitement dans la spécification
LOTOS lors de l’évaluation des latences d’accès, par conséquent, nous
l’avons implémentée directement au moyen d’une matrice en C sans la
modéliser en un type abstrait en LOTOS.
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Nous avons codé en C chaque topologie dans un fichier ".t" (on in-
dique généralement dans le nom du fichier le nombre de processeurs et
l’identificateur de la topologie). Par exemple le fichier topologie de la fi-
gure 3.2 nommé par topology_nb3_0.t correspond à la topology0 ou tous
les processeurs se trouvent dans le même nœud.

1. #define adt_nd_proc 3
2. #define adt_internal 0
3. #define adt_intra_node 1
4. #define adt_inter_node 2
5. #define adt_inter_module 3
6. adt_topology_system[adt_nb_proc][adt_nb_proc]={
7. / * P0 P1 P2 * /
8. / * P0* / {adt_internal, adt_intra_node, adt_intra_node },
9. / * P1* / {adt_intra_node, adt_internal, adt_intra_node},
10. / * P2* / {adt_intra_node, adt_intra_node, adt_internal }} ;

Dans la ligne 1 on déclare le nombre de processeurs et dans les lignes
2-5 on déclare les différentes distances possibles entre les processeurs.

L’instanciation de la topologie se fait au niveau de la compilation de
la spécification LOTOS en précisant le nombre de processeurs ainsi que
l’identificateur de la topologie. L’exemple 3.1 décrit la compilation de la
spécification LOTOS de la barrière centralized entre 3 processus dans la
topology0 (topology_nb3_0.t).

Exemple 3.1 #> caesar.adt -cc "-DNB_PROC=3 -DTOPOLOGY=0" Centralized .lotos
#> caesar -cc "-DNB_PROC=3 -DTOPOLOGY=0" Centralized.lot os

A l’aide d’un fichier bibliothèque topology.t regroupant toutes les to-
pologies que nous avons définies, et avec la précision du nombre de pro-
cesseurs ainsi que l’identificateur de la topologie, l’instanciation de la to-
pologie désirée se fait correctement lors de la compilation. Ci-dessous une
partie du code C du fichier topology.t :

#if (adt_nb_proc == 3) && (adt_topology == 0)

#include "topology_nb3_0.t"

#elif (adt_nb_proc == 3) && (adt_topology == 1)

#include "topology_nb3_1.t"

. . .

#endif
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3.1.5 Les latences d’accès

Nous avons modélisé les différentes latences possibles d’un accès par le
type énuméré Latency_Value décrit ci-dessous :

type Latency_Value is Natural

sorts Latency_Value

opns

c_int (* ! constructor *),

m_fsb_1 (* ! constructor *),

m_fsb_2 (* ! constructor *),

m_fsb_3 (* ! constructor *),

m_sp (* ! constructor *),

m_xsp (* ! constructor *),

c_fsb (* ! constructor *),

c_sp (* ! constructor *),

c_xsp (* ! constructor *),

nil_latency (* ! constructor *) : -> Latency_Value

eqns

forall A, B : Latency_Value

ofsort Bool

A == A = true ;

A == B = false ;

A <> B = not (A == B) ;

endtype

Chaque constructeur spécifie la latence d’un accès qui dépend de
la distance entre la source et la destination de la donnée : Internal
Intra_Node, Inter_Node, Inter_Module, et le type de transfert : interne,
mémoire, cache, mémoire avec consultation (et / ou invalidation) (voir
tableau 1.6).

3.1.6 Gestion des accès

Nous avons spécifié la gestion de la mémoire et les caches par un proces-
sus en LOTOS que nous avons appelé transfer. Ce dernier joue le rôle
d’un serveur de données et d’un contrôleur de caches à la fois : il satisfait
les demandes d’accès aux variables et assure la cohérence des caches par
les mises à jour nécessaires après chaque accès.

Le processus transfer possède un comportement réactif (fonctionna-
lité noexit). Il est paramétré par la porte de communication action et une
variable de type Memory et une autre de type Cache.

Une demande d’accès à une variable s’effectue par un rendez-vous
sur la porte action. Lors de la synchronisation sur action, le processus
transfer reçoit toutes les informations nécessaires pour la mise à jour de
la mémoire et des caches : l’identificateur du processeur P, l’indice de la
variable en mémoire adr, l’opération d’accès op et la valeur value qui repré-
sente la nouvelle valeur de la variable adr dans le cas d’une écriture, ou
son contenu dans le cas d’une lecture (et dans le cas des autres opérations
d’accès elle sert pour la vérification) et renvoie sur le même rendez-vous
la latence de l’accès latency.
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Le processus transfer se rappelle récursivement avec les nouvelles
valeurs de la mémoire et les caches évaluées par les opérations Up-
Date_Memory et UpDate_Cache respectivement.

process TRANSFER [ACTION] (M :Memory, C :Cache) : noexit :=

ACTION ? P :ID_Processor ? adr :Address ? op :ID_Action

? val :Memory_Value ? latency :Latency_Value

[

(((op == Load) and (val == Load_Memory(M, adr))) or

((op == Fetch_and_decrement) and

(val == Load_Memory(UpDate_Memory(M, adr, op, val), adr))) or

(op == Store)

) and

(latency == Evaluation_Latency(M, C, op, adr, p))

] ;

TRANSFER [ACTION] (UpDate_Memory(M, adr, op, val),

UpDate_Cache(C, op, adr, P))

endproc

Remarque 3.2 Pour assurer la cohérence de la mémoire et les caches, toutes les demandes d’ac-
cès ne doivent pas être traitées indépendamment les unes des autres, de ce fait le
processus transfer est un processus central dans la spécification LOTOS. Ce-
pendant, il est possible de définir un processus transfer pour chaque variable,
avec une mémoire représentant son contenu et des caches représentant son état
dans tous les caches des processeurs, mais il n’est possible de définir un processus
transfer par processus Pi que pour des variables privées.

3.2 Modélisation de l’environnement logiciel

3.2.1 Structures de données

En LOTOS l’échange et les mises à jour des données se font par le biais des
rendez-vous sur les portes de synchronisation, en précisant le nom de la
variable ainsi que son contenu sur des offres différentes. Cette distinction
entre le nom et le contenu des variables sur les portes de synchronisation
nous a mené à la définition de deux types abstraits en LOTOS : le type Ad-
dress pour le traitement du nom des variables et le type Memory_value
pour le traitement du contenu des variables.

• Les variables de l’algorithme MPI

Chaque algorithme MPI possède ses propres opérations dans le type Ad-
dress qui correspondent aux noms de ses variables.

Dans la construction suivante on déclare le type Address de l’algo-
rithme barrière centralized, avec count, sense et local_sense correspondant
aux noms de ses variables.
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type Address is ID_Processor

sorts Address (* ! implementedby adt_address

printedby adt_print_address external *)

opns

count (* ! implementedby adt_count external *) : -> Address

sense (* ! implementedby adt_sense external *) : -> Address

local_sense (* ! implementedby adt_local_sense external *)
: ID_Processor -> Address

endtype

On distingue les variables partagées des variables privées par la pré-
cision de l’identificateur du processeur dans ces dernières. Par exemple,
local_sense(Proc(0)) correspond à la variable privée du processus P0.

La partie du code C ci-dessous illustre l’implémentation en C du type
Address de l’algorithme barrière centralized :

• Ligne 1 : indique l’implémentation de adt_address en tant que ca-
ractère non signé (pour un codage optimisé sur un seul octet) qui
fait référence aux indices des variables dans le tableau mémoire.

• Lignes 2-4 : les constantes adt_count_raw, adt_sense_raw et
adt_local_sense_raw correspondent aux indices des variables
count, sense et local_sense respectivement, dans le tableau mémoire.

• Lignes 5-11 : les opérations LOTOS count, sense et local_sense sont
implémentées en C par les fonctions adt_count, adt_sense et
adt_local_sense respectivement. Elles permettent de retourner
l’indice des variables dans le tableau mémoire. Dans le cas des
variables privées, la précision de l’identificateur du processeur
est indispensable. Par exemple, l’indice de la variable privée lo-
cal_sense du processeur P2 est égal à la somme de la constante
adt_local_sense_raw et l’identificateur du processeur P2, c’est à
dire adt_local_sense_raw + 2.

• Lignes 12-29 : adr_print_address est une fonction d’impres-
sion, elle permet un affichage non ambigüe des variables sur les
portes de synchronisation et facilite par conséquent l’interpréta-
tion des transitions. Par exemple, à partir du rendez-vous "ACTION

! local_sense(Proc(0)) ;" on peut générer deux transitions différentes :

(a) "ACTION ! local_sense_p0" avec l’utilisation de la fonction
d’impression adr_print_address.

(b) "ACTION !2" sans l’utilisation d’un fonction d’impression. Avec
2 est l’indice de la variable privée local_sense du processeur P0
dans le tableau mémoire.
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1. typedef unsigned char adt_address ;

2. #define adt_count_raw 0

3. #define adt_sense_raw adt_count_raw + 1

4. #define adt_local_sense_raw adt_sense_raw + 1

5. adt_address adt_count() {

6. return (adt_adt_count_raw) ; }

7. adt_address adt_sense() {

8. return (adt_sense_raw) ; }

9. adt_address adt_local_sense(adt_id_proc)

10. adt_id_processor adt_id_proc ; {

11. return (adt_id_proc + adt_local_sense_raw) ; }

12. void adt_print_address (adt_f, adt_a)

13. FILE *adt_f ;

14. adt_address adt_a ;

15. {

16. adt_id_processor adt_p = 0 ;

17. int exit = 0 ;

18. while ((adt_p < adt_nb_proc) && (exit == 0)) {

19. if (adt_a == adt_local_sense(adt_p)) {

20. fprintf (adt_f,"local_sense_p%d",id_proc) ;

21. exit = 1 ;

22. adt_p = adt_nb_proc ; }

23. else adt_p++ ;

24. }

25. if (exit == 0) {

26. if (adt_a == adt_count_raw) fprintf (adt_f, "count") ;

27. else (adt_a == adt_sense_raw) fprintf (adt_f, "sense") ;

28. }

29. }

• Le contenu des variables de l’algorithme MPI

La plupart des algorithmes MPI que nous avons modélisés utilisent des
variables de type booléen, entier naturel ou pointeur. Nous avons unifor-
misé le traitement de ces types en les regroupant dans un seul type en
LOTOS, appelé Memory_Value.

Nous définissons principalement dans le type Memory_Value les
constantes de l’algorithme MPI afin de simplifier leur utilisation au ni-
veau de la spécification LOTOS. Par exemple dans la construction sui-
vante on associe à Memory_Value l’opérateur True_Val (resp. False_Val)
qui est une modélisation de la valeur de vérité true (resp. f alse). L’opé-
rateur Lock_Memory (resp. UnLock_Memory) correspond à la constante de
verrouillage (resp. déverrouillage) et Nil_Memory modélise le pointeur Nil.

Nous avons associé également l’opérateur Memory_Val permettant la
conversion d’un entier en un Memory_Value.
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Les opérateurs Addition, Minus, Multiplication et Division corres-
pondent à la modélisation des fonctions usuelles d’addition, de soustrac-
tion, de multiplication et de division respectivement.

L’opérateur Less permet la comparaison entre deux valeurs de type
Memory_Value. Si a et b deux quantités de type Memory_Value et si
a > b, alors Less(a,b) retourne False_Val et Less(b,a) retourne True_Val.

type Memory_Value is Natural, ID_Processor, ID_Action, Boolean

sorts Memory_Value (* ! implementedby adt_memory_value

printedby adt_print_memory_value external *)

opns

True_Val (* ! implementedby adt_true_val external *),

False_Val (* ! implementedby adt_false_val external *),

Lock (* ! implementedby adt_lock external *),

UnLock (* ! implementedby adt_unlock external *),

Nil_Memory (* ! implementedby adt_nil_memory external *) : -> Memory_Value

Memory_Val (* ! implementedby adt_memory_val external *) : Nat -> Memory_Value

Addition (* ! implementedby adt_addition external *),

Minus (* ! implementedby adt_minus external *),

Multiplication (* ! implementedby adt_multiplication external *),

Division (* ! implementedby adt_division external *)

Less (* ! implementedby adt_less external *)

: Memory_Value, Memory_Value -> Memory_Value

_==_ , _<>_ : Memory_Value, Memory_Value -> Bool

eqns

forall A, B : Memory_Value

ofsort Bool

A == A = true ;

A == B = false ;

A <> B = not (A == B) ;

endtype

Comme le type Address, Memory_Value est implémenté au moyen
de caractère non signé en C par adt_memory_value. En effet la consi-
dération des pointeurs comme des entiers naturels ne contredit pas les
hypothèses de modélisation puisque’ils correspondent aux indices des ta-
bleaux mémoire et caches.

3.2.2 Structures de contrôle

• Affectation de variables

Une affectation se traduit par une (ou deux) demande(s) d’accès à une
(ou deux) variable(s) pour une écriture (précédée d’une lecture). Nous
avons modélisé l’instruction d’affectation par des rendez-vous sur la porte
action, comme décrit dans l’exemple suivant :

Exemple 3.2
Langage impératif LOTOS

var1 = 7 ACTION ! var1 ! Store ! Memory_Val(7) ;
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L’affectation d’une variable à une autre nécessite deux accès, le premier
en lecture et le second en écriture, comme dans l’instruction d’affectation
suivante :

Exemple 3.3

Langage impératif LOTOS

var1 = var2
ACTION ! var2 ! Load ? val_var2 ;

ACTION ! var1 ! Store ! val_var2 ;

Dans l’exemple 3.3, le premier rendez-vous a lieu pour charger le
contenu de var2 dans val_var2 par un accès en lecture et dans le second
rendez-vous le contenu de var1 est positionné à la valeur val_var2 suite à
un accès en écriture.

• La structure conditionnelle : "if then else"

La clause "if then else " se traduit en LOTOS par les commandes gardées
([ ] →), ou par des rendez-vous conditionnés par une garde.

Soit la traduction en LOTOS d’une instruction conditionnelle décrite
dans l’exemple suivant :

Exemple 3.4

Langage impératif LOTOS

if var1 == var2 ACTION ! var2 ! Load ? val_var2 ;

then var3 = true ; ACTION ! var1 ! Load ? val_var1 ;

else var3 = false ; (

[val_var1 == val_var2] ->

ACTION ! var3 ! Store ! True_val ;

exit

[]

[val_var1 <> val_var2] ->

ACTION ! var3 ! Store ! False_val ;

exit

)

D’abord, le contenu des variables var1 et var2 est chargé dans val_var1

et val_var2 respectivement. Si la condition de la première garde est satis-
faite, c’est à dire val_var1 == val_var2, alors le contenu de la variable var3

est positionné à True_Val par un accès en écriture, sinon (la condition de
deuxième garde est satisfaite) var3 reçoit la valeur False_val par un accès
en écriture également. Ici, les conditions des deux gardes sont mutuelle-
ment exclusives, on dit alors que le choix est déterministe, sinon on dit qu’il
est non-déterministe.

Par ailleurs, il est possible de traduire l’instruction précédente par la
modélisation des conditions par des gardes sur les rendez-vous, comme
suit :
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ACTION ! var2 ! Load ? val_var2 ;

(

ACTION ! var1 ! Load ! val_var2 ;

ACTION ! var3 ! Store ! True_val ;

exit

[ ]

ACTION ! var1 ! Load ! val_var1 [val_var1 <> val_var2] ;

ACTION ! var3 ! Store ! False_val ;

exit

)

Le contenu de la variable var2 est chargé dans var_var2, ensuite un
choix déterministe est effectué sur le rendez-vous modélisant la lecture
de var1. Pour que le rendez-vous du premier choix ait lieu, il faut que
la valeur lue soit égale à val_var2, car elle est décrite sur la 3eme offre
par un envoi ( ! val_var2). Dans le cas contraire, c’est la synchronisation
du deuxième choix qui a lieu après la vérification de la satisfaction de la
condition de la garde val_var1 <> val_var2.

• Les boucles

Nous avons modélisé les boucles au moyen de processus LOTOS de fonc-
tionnalité exit. Soit la boucle while suivante :

while (var > 0) { var = var - 1 ; }

La traduction en LOTOS de cette boucle est donnée par le processus
while_proc définit ci-dessous :

process while_proc [action] : exit :=
ACTION ! var ! Load ? val_var [val_var > Memory_Val(0)] ;

ACTION ! var ! Store ! Minus(val_var, Memory_Val(1)) ;

WHILE_PROC [ACTION]

[]

ACTION ! var ! Load ! Memory_Val(0) ;

exit

endproc

Le premier rendez-vous du premier choix a lieu si la condition de
la garde est satisfaite : le contenu de la variable var est supérieur à 0,
suivi d’un rendez-vous pour un accès en écriture pour décrémenter le
contenu de var de 1 par l’application de l’opération Minus (Minus(val_var,
Memory_Val(1))). Par la suite, le processus while_proc se rappelle récur-
sivement pour effectuer l’itération suivante.

Le rendez-vous du second choix a lieu si le contenu de var est égal à 0,
suivi de l’action exit qui met fin à l’exécution du processus while_proc.

• La récursivité

Une fonction est dite récursive si elle a la faculté de s’appeler elle-même.
On distingue deux types de récursivité : terminale et non-terminale. Une
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récursivité terminale offre la possibilité d’une transformation au mode
itératif, contrairement à la récursivité non-terminal où la transformation
nécessite la définition d’une pile pour la sauvegarde des contextes des
appels.

La modélisation en LOTOS des fonctions récursives nécessite d’abord
leur dé-récursion et par conséquent, l’implémentation de toute la procé-
dure de la sauvegarde du contexte des appels dans le cas d’une récursivité
non-terminale.

Nous présentons dans la section 3.3.3, la modélisation en LOTOS d’un
cas d’un algorithme de MPI comportant une récursivité non-terminal, il
s’agit de l’algorithme barrière combining tree.

3.3 Application

Nous présentons dans cette section l’application de notre méthode de mo-
délisation -présentée ci-dessus- sur les primitives send et receive d’un algo-
rithme de ping-pong et deux algorithme de barrière : tournament et combi-
ning tree, en mettant l’accent sur la particularité de chaque algorithme.

3.3.1 Algorithme ping-pong

L’algorithme de ping-pong consiste en des envois alternés de messages
entre processus via les primitives d’envoi send et de réception receive. Al-
gorithmiquement, le ping-pong est une composition parallèle de deux pro-
cessus :

ping-pong(P0, P1) = ping(P0, P1) ||| pong(P1, P0)

Avec :

ping(P0, P1) = send(P0, P1) >> receive(P0, P1)

pong(P1, P0) = receive(P1, P0) >> send(P1, P0)

Le processus ping (resp. pong) représente une exécution récursive de la
composition séquentielle send et receive (resp. receive et send). On suppose
que son traitement est réalisé sur le processeur P0 (resp. P1).
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Nous avons modélisé l’algorithme ping-pong basé sur l’utilisation des
primitives send et receive de l’implémentation MPICH1 de la version 1.2.6
pour le device ch_shmem, dont la description en langage algorithmique
des primitives send et receive est donnée ci-dessous :

Algorithme 2 : La primitive send
Data : Pi, Pj process identifer
begin1

if Local_Available_Ptr[i] != Null then2

Pkt = Local_Available_Ptr[i];3

else4

if Free_Head_Ptr[i, j] != Null then5

Lock (Available_Lock[j]);6

Free_Tail_Ptr[i, j] → Next = Available_Ptr[j];7

Available_Ptr[j] = Free_Head_Ptr[i, j];8

Unlock (Available_Lock[j]);9

Free_Head_Ptr[i, j] = Null;10

Free_Tail_Ptr[i, j] = Null;11

end12

while true do13

if Available_Ptr[i] != Null then14

Lock (Available_Lock[i]);15

Pkt = Available_Ptr[i];16

Available_Ptr[i] = Null;17

Unlock (Available_Lock[i]);18

Break ;19

end20

end21

end22

Local_Available_Ptr[i] = Pkt_Next;23

Pkt → src = i;24

Pkt → Next = Null;25

Lock (Incoming_Lock[j]);26

if Incoming_Head_Ptr[j] == Null then27

Incoming_Head_Ptr[j] = Pkt;28

Incoming_Tail_Ptr[j] = Pkt;29

else30

Incoming_Tail_Ptr[j] → Next = Pkt;31

Incoming_Tail_Ptr[j] = Pkt;32

end33

Unlock (Incoming_Lock[j]);34

end35

1http ://www-unix.mcs.anl.gov/mpi/mpich1/
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Algorithme 3 : La primitive receive
Data : Pi, Pj process identifer
begin1

if Incoming_Head_Ptr[i] == Null then2

while Incoming_Head_Ptr[i] == Null do3

Wait (1);4

if Incoming_Head_Ptr[i] != Null then5

Break;6

end7

if Free_Head_Ptr[i, j] != Null then8

Lock (Available_Lock[j]);9

Free_Tail_Ptr[i, j] → Next= Available_Ptr[j];10

Available_Ptr[j]= Free_Head_Ptr[i, j];11

Unlock (Available_Lock[j]);12

Free_Head_Ptr[i, j] = Null;13

Free_Tail_Ptr[i, j] = Null;14

end15

Wait (2);16

end17

end18

Lock (Incoming_Lock[i]);19

Pkt = Incoming_Head_Ptr[i];20

Incoming_Head_Ptr[i] = Null;21

Incoming_Tail_Ptr[i] = Null;22

Unlock (Incoming_Lock[i]);23

Pkt → src = j;24

Pkt → Next = Free_Head_Ptr[i, j];25

Free_Head_Ptr[i, j] = Pkt;26

if Free_Tail_Ptr[i, j] == Null then27

Free_Tail_Ptr[i, j] = Free_Head_Ptr[i, j];28

end29

end30

L’instruction Wait() (lignes 4 et 16 dans la primitive receive) correspond
à un traitement autre que les accès aux données en mémoire ou en caches,
il peut s’agir par exemple de relâcher le processeur. Nous avons modélisé
en LOTOS cette instruction par un rendez-vous sur une porte de commu-
nication que nous avons nommé wait.

Exemple 3.5 Le rendez-vous

WAIT ! P of ID_Processor ! 1 of Nat ;

est une modélisation de l’instruction Wait(1).

Les messages échangés entre les processus sont constitués de paquets
de données, ils comportent des informations sur l’émetteur et le récep-
teur ainsi que le type et la taille des données. Par souci de simplicité, nous
considérons que les messages ne contiennent qu’un seul paquet pour indi-
quer l’identificateur de l’émetteur. De ce fait, nous utiliserons par la suite
le mot paquet pour désigner un message. Nous utiliserons également les
identificateurs des processeurs pour dénoter les processus exécutés par
ces derniers.

Chaque processus possède un espace d’adressage privé protégé vis-à-
vis des accès de l’autre processus. Les messages échangés sont définis dans
des listes de paquets pour chaque processus. On distingue trois types de
listes selon l’état de l’émission ou de la réception du paquet :
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• Disponible : représente la liste des paquets disponibles prêts à l’émis-
sion.

• Reçu : représente la liste des paquets reçus prêts à la consommation.

• Consommé : représente la liste des paquets consommés prêts a être
rendus à l’émetteur.

Comme il s’agit de liste de paquets, on déduit les types de données sui-
vants :

• Paquet : il s’agit d’un descripteur qui contient l’identité de l’émetteur,
et un pointeur vers le paquet suivant.

• Pointeur : chaque liste de paquet possède un pointeur sur sa tête, et
éventuellement sur sa fin.

• Verrou : pour accéder aux pointeurs des listes définies dans l’espace
d’adressage partagé.

Dans la description des primitives send et receive, la notation
nom_liste[i] indique une liste du processus Pi, et la notation nom_liste[i, j]
indique une liste du processus Pi pour les paquets du processus Pj.

Le tableau 3.1 résume les différentes variables utilisées dans l’algo-
rithme ping-pong :

Type liste Nom liste Nom variable Type variable Espace

Disponible

Local_Available_list Local_Available_Ptr pointeur privé

Available_list
Available_Ptr pointeur partagé

Available_Lock verrou partagé

Reçu Incoming_List

Incoming_Head_Ptr pointeur partagé

Incoming_Tail_Ptr pointeur partagé

Incoming_Lock verrou partagé

Consommé Free_List
Free_Head_Ptr pointeur privé

Free_Tail_Ptr pointeur privé

Tab. 3.1 – Structures de données de l’algorithme ping-pong

• Modélisation des structures de données

En suivant la méthodologie de modélisation que nous avons présentée
précédemment, le type Address pour l’algorithme ping-pong définit toutes
les variables utilisées par ce dernier en tant qu’opérations référençant leurs
indice dans le tableau mémoire.
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type Address is ID_Processor, Memory_Value

sorts Address (* ! implementedby adt_address

printedby adt_print_address external *)

opns

Local_Available_Ptr (* ! implementedby adt_local_available_ptr external *),

Available_Ptr (* ! implementedby adt_available_ptr external *),

Available_Lock (* ! implementedby adt_available_lock external *) ,

Incoming_Head_Ptr (* ! implementedby adt_incoming_head_ptr external *),

Incoming_Tail_Ptr (* ! implementedby adt_incoming_tail_ptr external *),

Incoming_Lock (* ! implementedby adt_incoming_lock external *),

Free_Head_Ptr (* ! implementedby adt_free_head_ptr external *),

Free_Tail_Ptr (* ! implementedby adt_free_tail_ptr external *),

Pkt_Tmp (* ! implementedby adt_pkt_tmp external *)

: ID_Processor -> Address

Addr (* ! implementedby adt_addr external *) : Memory_Value -> Address

_==_ , _<>_ : Memory_Value , Memory_Value -> Bool

eqns

forall A, B : Address

ofsort Bool

A == A = true ;

A == B = false ;

A <> B = not (A == B) ;

endtype

Nous avons implémenté la fonction d’initialisation de la mémoire
adt_init_memory en conformité avec les traitements effectués sur les
variables dans les primitives send et receive. Cette fonction correspond à
l’opération Init_Memory dans le type abstrait Memory.

La figure 3.3 illustre le contenu de la mémoire après l’initialisation
en indiquant la correspondance entre les indices du tableau et les noms
des variables (les indices sont marqués en couleur rouge). Par exemple, la
variable privée Local_Available_Ptr du processus P0 (resp. P1) est d’indice 0
(resp. 11) en mémoire et son contenu est initialisé à 9 (resp. 19).

Les indices 9 et 10 dans la figure 3.3 correspondent aux adresses des
paquets de P0 disponibles pour l’émission. Ici le nombre de paquets est
fixé à 2 pour chaque processus. Notons que les deux processus possèdent
toujours le même nombre de paquets.

Dans l’étude de l’algorithme de ping-pong le nombre de paquets alloués
initialement représente une limite dans l’analyse de son comportement,
notamment durant la phase de l’évaluation des performances, l’explosion
de l’espace d’états se produisant pour un nombre très petit de paquets
(> 3) (voir la section 5.3.1)
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0 9Local_Available_Ptr 0

adt_id_proc adt_val

0 adt_null_memoryAvailable_Ptr 1
0 adt_null_memoryFrea_Head_Ptr 2
0 adt_null_memoryFrea_Tail_Ptr 3
0 adt_null_memoryIncoming_Head_Ptr 4
0 adt_null_memoryIncoming_Tail_Ptr 5
0 adt_unlockAvailable_Lock 6
0 adt_unlockIncoming_Lock 7
0 adt_null_memoryPkt_Ptr 8
0 10packet 9
0 adt_null_memorypacket 10
1 19Local_Available_Ptr 11
1 adt_null_memoryAvailable_Ptr 12

· · ·
Fig. 3.3 – L’organisation du tableau mémoire du ping-pong

• Gestion des verrous

La prise de verrou dans les primitives send et receive est effectuée par l’in-
vocation de la fonction Lock(). Elle consiste en la lecture du contenu de
la variable verrou, suivie d’une écriture si le contenu lu indique que le
verrou est libre, sinon une attente active sous forme d’une boucle (spin).
Quant à la libération du verrou, elle est effectuée par l’appel à la fonction
Unlock() qui modifie son contenu.

La modélisation de la gestion des verrous en LOTOS par un processus
qui s’appelle récursivement si la condition de la prise du verrou n’est pas
vérifiée suite à une simple lecture, s’avère insuffisante en raison de la si-
multanéité des demandes d’accès. Pour plus de précision nous proposons
l’exemple suivant (3.6).

Exemple 3.6 Soit le processus take_lock_proc modélisant la prise de verrou var_lock :

process TAKE_LOCK_PROC [ACTION] (P : ID_Processor) : noexit :=

ACTION ! P ! var_lock ! Load ? val_lock :Memory_Value ;

(
[val_lock == UnLock] ->

ACTION ! P ! var_lock ! Store ! Lock ;

TAKE_LOCK_PROC [ACTION](P)

[]
[val_lock <> UnLock] -> TAKE_LOCK_PROC [ACTION](P)

)
endproc

Le premier rendez-vous est une demande de lecture du contenu du verrou
var_lock, suivi d’un choix déterministe basé sur la valeur lue : si elle est égale à
UnLock alors le verrou est libre, ainsi une demande d’écriture a lieu pour la prise
de verrou (positionner son contenu à Lock), sinon, take_lock_proc se rappelle
récursivement pour une redemande de verrou.
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Soit la composition parallèle entre les deux processus P0 et P1 pour la prise de
verrou var_lock :

take_lock_proc [action](p0) ||| take_lock_proc [action](p1)

Initialement var_lock n’est valide qu’en mémoire et son contenu est égal à
UnLock.

Le tableau 3.2 ci-dessous illustre un scénario de conflit dans la prise du verrou
var_lock. À l’instant t1, le processus P0 accède à var_lock en lecture et d’après
son contenu la condition de prise de verrou est bien vérifiée, il procède alors à
son écriture à l’instant t3. Cependant, à l’instant t2, avant bien que P0 prenne
effectivement le verrou, le processus P1 réalise à son tour une demande d’accès en
lecture de var_lock qu’est toujours libre, lui permettant ainsi un accès en écriture
à var_lock à l’instant t4.

La condition de prise de verrou est vérifiée pour les deux processus en même
temps, ce qui représente un comportement erroné dans le principe de gestion des
verrous.

Instant En mémoire
P0 P1

Accès État En cache Accès État En cache

t0 UnLock – I – – I –

t1 UnLock Load E UnLock – I –

t2 UnLock – S UnLock Load S UnLock

t3 UnLock Store M Lock – I UnLock

t4 Lock – I Lock Store M Lock

Tab. 3.2 – Exemple d’un scénario d’une prise de verrou en conflit

Pour assurer une bonne gestion des verrous et éviter les conflit, nous
avons remplacé les opération d’accès en lecture et en écriture aux variables
verrous dans le processus tack_lock_proc par un accès lecture-écriture
automatique en utilisant l’opération Test_and_Set, dont le principe de son
fonctionnement est le suivant :

Sur le même rendez-vous d’accès à la variable verrou :

(a) si le verrou est libre, c’est à dire que son contenu est égale à
UnLock, alors une prise de verrou à lieu par la mise à jour de
son contenu à Lock,

(b) sinon, il s’agit d’une simple lecture.

Dans la nouvelle version du processus tack_lock_proc illustré ci-
dessous, le premier rendez-vous a lieu si la variable verrou est libre, suivi
de l’action exit pour mettre fin au processus puisque le verrou est pris
par la modification de son contenu par l’opération Test_and_Set (prise de
verrou implicite). Le second rendez-vous correspond à une simple lecture,
car le verrou est pris par un autre processus, suivi d’un appel récursif du
processus tack_lock_proc.
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process TAKE_LOCK_PROC [ACTION] (P : ID_Processor) : noexit :=

ACTION ! P ! var_lock ! Test_and_Set ! Unlock ;

exit

[]
ACTION ! P ! var_lock ! Test_and_Set ! Lock ;

TAKE_LOCK_PROC [ACTION](p)

endproc

• Spécification LOTOS

La spécification LOTOS de l’algorithme ping-pong est composition des pro-
cessus suivants :

• send : modélisant le comportement de la primitive send.

• receive : modélisant le comportement de la primitive receive.

• ping : modélisant le comportement infini de la séquence <send ;
receive>.

• pong : modélisant le comportement infini de la séquence <receive ;
send>.

• transfer : modélisant la gestion de la mémoire et les caches.

La figure 3.4 est une représentation graphique de la spécification LO-
TOS du ping-pong, mettant en évidence les synchronisations entre les dif-
férents processus. Le processus central transfer est paramétré par la mé-
moire et les caches, et les processus send, receive, ping et pong sont
paramétrés par les identificateurs des processus participant à l’exécution
du ping-pong : P0 et P1.

send(P0, P1) >> receive(P0, P1)

ping(P0, P1)
|||

receive(P1, P0) >> send(P1, P0)

pong(P0, P1)

Transfer(M, C)

action

Fig. 3.4 – Spécification LOTOS du ping-pong

• Génération de l’espace d’états

Le tableau 3.3 indique la taille du graphe BCG représentant le comporte-
ment fonctionnel du ping-pong pour un nombre de paquets allant de 1 à
3.

Seule la variation du protocole de cohérence de caches impacte la taille
de l’espace d’états. Le protocole de caches B engendre des graphes BCG
plus petits pour un nombre de paquet > 1, que ceux générés en utilisant le
protocole de caches A. Une différence de 210 états dans le cas de 2 paquets
et de 18.708 états dans le cas de 3 paquets.

L’architecture du système ainsi que la topologie n’ont aucun impact
sur la taille de l’espace d’états. Pour un nombre de paquet donné et un
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protocole de caches donné, nous obtenons des graphes BCG de tailles
identiques quelque soit l’architecture (FAME, MESCA) et la topologie
(topology0, topology1, topology2).

Paquets
Protocole A Protocole B

États Transitions États Transitions

1 1.732 3.464 1.737 3.474

2 23.571 47.142 23.355 46.710

3 1.733.055 3.466.110 1.714.347 3.428.694

Tab. 3.3 – La taille de l’espace d’états du comportement fonctionnel de l’algorithme de
ping-pong

La croissance rapide de la taille des graphes provoque si vite une ex-
plosion d’espace d’états malgré la variation très modeste du nombre de
paquets. Par exemple, la taille du graphe pour 3 paquets est 1000 fois plus
grand que celui pour un seul paquet : la différence est incontestable.

3.3.2 Algorithme barrière tournament

La barrière tournament a été proposée par Hensgen, Finkel et Manber dans
[17]. Son principe de fonctionnement est similaire au jeu du tournoi : deux
processus jouent les uns contre les autres à chaque tour (round). Le proces-
sus gagnant est connu d’avance et attend l’arrivée des processus perdants.
Les gagnants jouent les uns contre les autres au tour suivant, comme illus-
tré dans la figure 3.5. Le gagnant final devient champion et informe tous
les processus perdants de la fin de la barrière.

P0

winner

P0

winner

P0

champion

P1

loser

P2

winner

P2

loser

P3

loser

P4

winner

P4

winner

P4

loser

P5

loser

P6

winner

P6

loser

P7

loser

round = 1

round = 2

round = 3

N = 8, logN = 3

Fig. 3.5 – Le jeu de tournoi dans la barrière tournament

L’exécution complète de tournament nécessite logN tours, avec N le
nombre de processus participant à l’exécution de la barrière.
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Fig. 3.6 – La propagation de l’information "fin de barrière" entre les processus

Algorithme 4 : La barrière tournament
Data :

type round_t : record
role : (winner, loser, champion, bye, dropout)
opponent :̂boolean
flag : boolean

shared rounds : array [0 .. N-1][0 .. LogN] of rounds
processor private sense : boolean := true
processor private vpid : integer / * a unique virtual processor index * /

begin
/ * initially * /
/ * rounds[i][k].flag = false for all i, k * /
/ * rounds[i][k].role .. * /
/ * winner if k>0, i mod 2 ̂ k=0, i+2 ̂ (k-1)<N and 2 ̂ k<N * /
/ * bye if k>0, i mod 2 ̂ k=0 and i+2 ̂ (k-1)>=N * /
/ * loser if k>0 and i mod 2 ̂ k=2 ̂ (k-1) * /
/ * champion if k>0, i=0 and 2 ̂ k>=N * /
/ * dropout if k=0 * /
/ * unused otherwise ; value immaterial * /
/ * rounds[i][k].opponent points to * /
/ * rounds[i-2 ̂ (k-1)][k].flag if rounds[i][k].role = loser * /
/ * rounds[i+2 ̂ (k-1)][k].flag if rounds[i][k].role = winner or
champion * /
/ * unused otherwise ; value immaterial * /
procedure tournament_barrier

round : integer := 1
loop / * arrival * /

case rounds[vpid][round].role of
loser : rounds[vpid][round].opponent̂ := sense

repeat until rounds[vpid][round].flag = sense
exit loop

winner : repeat until rounds[vpid][round].flag = sense
bye : / * do nothing * /
champion : repeat until rounds[vpid][round].flag = sense

rounds[vpid][round].opponent̂:= sense
exit loop

dropout : / * impossible * /
round := round + 1

loop / * wakeup * /
round := round - 1

case rounds[vpid][round].role of
loser : / * impossible * /
winner : rounds[vpid][round].opponent̂:= sense
bye : / * do nothing * /
champion : / * impossible * /
dropout : exit loop

sense := not sense
end
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Nous avons modélisé la primitive de barrière tournament proposée dans
[68]. La particularité dans cette primitive réside dans son principe de mise
en fin de l’exécution d’un cycle de barrière. En effet, les auteurs proposent
une technique basée sur la propagation de l’information "fin de barrière" du
processus père vers les processus fils suivant une organisation sous forme
d’un arbre binomial d’ordre logN (voir l’annexe A.1).

L’interprétation en terme de jeu de tournoi est la suivante : le processus
gagnant informe les processus perdants avec lesquels il joue de la fin de
la compétition, qui correspondent à ses fils dans l’arbre binomial, comme
illustré dans la figure 3.6 : P0 informe P1, P2 et P4, le processus P2 informe
P3, P4 informe les processus P5, P6 et, le processus P6 informe P7.

L’exécution de l’algorithme de barrière tournament est répartie en 3

phases principales :

1. La phase d’initialisation : exécutée uniquement au premier lancement
de la barrière. Sa mission est l’attribution des rôles (winner, loser,
champion, . . .) aux différents processus en fonction de leurs identifi-
cateurs.

2. La phase "arrivée à la barrière" (arrival) : décrit l’arrivé d’un processus
à la barrière et les mises à jour de variables en fonction de son rôle.

3. La phase "fin de la barrière" (wakeup) : décrit la fin du cycle de barrière.
Les processus gagnant mettent fin à l’attente active des processus par
la mise à jour de variables.

Chaque processus participant à l’exécution de la barrière tournament
possède 4 variables :

• sense : est une variable privée de type booléen. Son contenu peut
être considéré comme un pseudo-identifiant du cycle de la barrière
en cours. À l’arrivée à la barrière, tous les processus doivent avoir la
même valeur de sense et à la sortie ils inversent son contenu de telle
sorte que deux exécutions consécutives de tournament ne doivent pas
avoir la même valeur de sense. Ainsi, s’il existe un processus possé-
dant une valeur différente cela signifie qu’il n’a pas encore quitté
l’ancien cycle de barrière et que les autres processus ont entamé un
nouveau cycle ou inversement, dans les deux cas il s’agit d’une er-
reur fatale dans l’exécution de la barrière.

• role : est un tableau de logN éléments. Il prend ses valeur depuis l’en-
semble des rôles : winner, loser, champion, bye, dropout. Les indices du
tableau correspondent aux différents tours possibles (round). Chaque
élément dans le tableau correspond au rôle du processus dans les
différents tours.

• flag : est un tableau de logN booléens. Chaque élément indique l’ar-
rivée d’un processus fils à la barrière. Par exemple dans le cas du
processus P0 le premier élément de son tableau flag n’est pas ex-
ploité, le deuxième décrit l’état d’arrivé du processus P1, le troisième
celui de P2 et le dernier celui de P4.

• opponent : est un tableau de logN pointeurs vers les éléments de
flag. Par exemple pour le processus P0 le premier élément n’est pas



3.3. Application 75

utilisé, le deuxième pointe vers le deuxième élément de flag de P1, le
troisième vers le troisième élément de flag de P2 et le dernier élément
vers le quatrième élément de P4.

• Modélisation des structures de données

Dans l’algorithme de tournament, les variables partagées de chaque pro-
cessus sont regroupées dans une seule structure nommée round_t et par la
suite tous les round_t de tous les processus seront regroupées à leur tour
dans tableau nommé rounds. Par souci de simplicité et d’efficacité nous
avons cassé ce regroupant en considérant l’indépendance des variables.

La construction suivante décrit la modélisation en LOTOS des va-
riables de l’algorithme barrière tournament :

type Address is Natural, ID_Processor, Memory_Value

sorts Address (* ! implementedby adt_address

printedby adt_print_address external *)

opns

sense (* ! implementedby adt_sense external *) : ID_Processor -> Address

opponent (* ! implementedby adt_opponent external *),

role (* ! implementedby adt_role external *) ,

flag (* ! implementedby adt_flag external *),

: ID_Processor, Memory_Value -> Address

Addr (* ! implementedby adt_addr external *) : Memory_Value -> Address

_==_ , _<>_ : Memory_Value , Memory_Value -> Bool

eqns

forall A, B : Address

ofsort Bool

A == A = true ;

A == B = false ;

A <> B = not (A == B) ;

endtype

L’appel à un élément des tableaux role et flag s’effectue par la précision
de l’identificateur du processeur possédant la variable ainsi que le numéro
du tour (rond) qui est de type Memory_Value. Par exemple role(Proc(0),
Memory_Val(1)) indique le rôle du processus P0 au premier tour (qui est
égal à winner d’après la procédure d’initialisation). Suivant la procédure
d’initialisation de l’algorithme tournament, nous avons défini une fonction
nommée adt_init_role. Cette dernière prend en entrée l’identificateur
du processus et un numéro de tour et, retourne en sortie le rôle corres-
pondant.
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adt_memory_value adt_init_role (adt_id_proc, adt_round)

adt_id_processor adt_id_proc ;

adt_memory_value adt_round ;

{

int pw_2k, pw_2k_1, i_mod_2k ;

if (adt_round == 0) return (adt_dropout()) ;

else {

pw_2k = pw(2, adt_round) ;

pw_2k_1 = pw(2, ( adt_round-1)) ;

i_mod_2k = ( adt_id_proc) % (pw_2k) ;

if ((i_mod_2k == 0) && (adt_id_proc + pw_2k_1) && (pw_2k < adt_nb_proc))

return (adt_winner()) ;

else if ((i_mod_2k == 0) && ((adt_id_proc + pw_2k_1) >= adt_nb_proc))

return (adt_bye()) ;

else if (i_mod_2k == pw_2k_1 ) return (adt_loser()) ;

else if ((adt_id_proc == 0) && (pw_2k >= adt_nb_proc)) return (adt_champion()) ;

else return (adt_unused()) ;

}

}

La tableau mémoire comporte uniquement le contenu des variables
sense, role et flag. Pour des raisons de simplicité et d’économie dans taille
du tableau mémoire, on considère que les variables opponent et flag pos-
sèdent les même indices dans le tableau mémoire. Ceci par le fait que
la variable opponent est un pointeur vers flag. Nous avons implémenté la
variable opponent au moyen de la fonction adt_opponent qui prend en en-
trée l’identificateur du processus et le numéro du tour et retourne l’indice
de la variable flag dans le tableau mémoire (suivant la fonction d’initiali-
sation de l’algorithme) :

adt_address adt_flag (adt_id_proc, indice_k)

adt_id_processor adt_id_proc ;

adt_address indice_k ;

{ return ((adt_id_proc * (adt_nb_var)) + adt_flag_raw + indice_k) ; }

adt_address adt_opponent(adt_id_proc, adt_k)

adt_id_processor adt_id_proc ;

adt_memory_value adt_k ;

{

int pow_2k_1 ;

adt_memory_value adt_role = adt_init_role (adt_id_proc, adt_k) ;

pow_2k_1 = pow(2, (adt_k-1)) ;

if (adt_role == adt_loser()) return (adt_flag((adt_id_proc - pow_2k_1), adt_k)) ;

else if ((adt_role == adt_winner()) || (adt_role == adt_champion()))

return (adt_flag((adt_id_proc + pow_2k_1), adt_k)) ;

else return (adt_flag(adt_id_proc, 0)) ;

}
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• Spécification LOTOS

On spécifie en LOTOS le comportement d’un algorithme de barrière entre
n processus par une composition parallèle entre eux et une synchronisa-
tion avec le processus transfer sur la porte action comme suit :

BARRIER [ACTION, ERROR](P0) ||| . . . ||| BARRIER [ACTION, ERROR](Pn−1)

|[ACTION]|
TRANSFER [ACTION] (Init_Memory, Init_Cache)

Le processus barrier spécifie un comportement récursif de fonction-
nalité noexit. Il est paramétré par deux portes : action qui assure les de-
mandes d’accès aux variables et error qui spécifie des erreurs dans l’exé-
cution de l’algorithme.

process BARRIER [ACTION, ERROR] (vpid : ID_Processor) : noexit :=

ARRIVAL_LOOP [ACTION, ERROR](vpid, Memory_Val(1))

>>

ACTION ! vpid ! sense(vpid) ! Load ? sense_val :Memory_Value

? latence :Latency_Value ;

ACTION ! vpid ! sense(vpid) ! Store ! Inv_Value(sense_val)

? latence :Latency_Value ;

BARRIER [ACTION, ERROR](vpid)

where

. . .

endproc

Le processus arrival_loop spécifie le comportement de la phase "d’ar-
rivée à la barrière", il est paramétré par les deux porte action et error et
par l’identificateur du processeur et la contenu de la variable round, qui
initialement vaut Memory_Val(1). Le processus wakeup_loop spécifie le
comportement de la phase "fin de la barrière".

A la fin de l’exécution du processus arrival_loop deux rendez-vous
sur la porte action auront lieu, le premier modélise un accès en lecture à
la variable sense et le second un accès en écriture inversant le contenu de
sense.

Le comportement du processus arrival_loop spécifie 5 choix détermi-
nistes en fonction du rôle :

• Le premier choix a lieu quand le processus vpid a pour rôle loser
au tour round. Dans ce cas le processus informe son arrivé à la bar-
rière par un rendez-vous pour un accès en lecture de sense, ensuite
un rendez-vous en écriture en positionnant le contenu de son op-
ponent à la valeur de sense précédemment lue. Par la suite il se lance
dans une attente active de l’arrivé de tous les processus à la barrière
en exécutant le processus LOTOS spin. L’instruction exit loop corres-
pond un saut vers l’exécution de la boucle wakeup qui est modélisée
par un appel au processus wakeup_loop.

• Le second choix a lieu quand le processus vpid a pour rôle winner
au tour round. Dans ce cas, il se lance dans une attente active du
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processus qui pointe vers son flag(vpid, round), par la suite il appelle
le processus arrival_loop pour le tour suivant Addition(vpid, Me-
mory_Val(1)).

• Le troisième choix a lieu quand le processus vpid a pour rôle bye au
tour round, dans ce cas il n’effectue aucun traitement sur les variable
et fait appel au processus arrival_loop pour le tour suivant.

• Le quatrième choix a lieu quand le rôle du processus vpid est cham-
pion où il effectue un traitement similaire à celui qui à pour rôle
loser.

• Le cinquième choix a lieu quand le rôle du processus pour le tour
round est dropout, ce qui représente une erreur dans la phase d’ini-
tialisation et l’attribution des rôles aux processus à chaque tour, car
un processus à pour rôle dropout avant le début de la compétition du
tournoi c’est-à-dire quand le tour est égale à 0. Nous signalons cette
erreur par un rendez-vous sur la porte error en indiquant l’identi-
ficateur du processus pour faciliter la correction.

process ARRIVAL_LOOP [ACTION, ERROR](vpid :ID_Processor, round :Memory_Value)

: noexit :=

ACTION ! vpid ! role(vpid, round) ! Load ! loser ? latence ;

ACTION ! vpid ! sense(vpid) ! Load ? sense_val ? latence ;

ACTION ! vpid ! opponent(vpid, round) ! Store !sense_val ?latence ;

SPIN [ACTION](vpid, round, sense_val) »

WAKEUP_LOOP [ACTION,ERROR](vpid, Minus(round, Memory_Val(1)))

[]
ACTION ! vpid ! role(vpid, round) ! Load ! winner ? latence ;

ACTION ! vpid ! sense(vpid) ! Load ? sense_val ? latence ;

SPIN [ACTION](vpid, round, sense_val) >>

ARRIVAL_LOOP [ACTION, ERROR](vpid, Addition(round, Memory_Val(1)))

[]
ACTION ! vpid ! role(vpid, round) ! Load ! bye ? latence ;

ARRIVAL_LOOP [ACTION, ERROR](vpid, Addition(round, Memory_Val(1)))

[]
ACTION ! vpid ! role(vpid, round) ! Load ! champion ? latence ;

ACTION ! vpid ! sense(vpid) ! Load ? sense_val ? latence ;

SPIN [ACTION](vpid, round, sense_val) >>

ACTION ! vpid ! sense(vpid) ! Load ? sense_val ? latence ;

ACTION ! vpid ! opponent(vpid,round) ! Store ! sense_val ? latence ;

WAKEUP_LOOP [ACTION, ERROR](vpid, Minus(round, Memory_Val(1)))

[]
ACTION ! vpid ! role(vpid, round) ! Load ! dropout ? latence ;

ERROR ! vpid ;

exit

endproc
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• Génération de l’espace d’états

Le tableau 3.4 présente la taille de l’espace d’états du graphe BCG spé-
cifiant le comportement fonctionnel de l’algorithmde barrière tournament,
en fonction du nombre de processus participant (de 2 à 7) à son exécution.

Seul le nombre de processus participant à la barrière impact la taille
de l’espace d’états. En effet la taille des graphes BCG augmente en expo-
nentielle en fonction du nombre de processus . Une explosion d’espace
d’états à lieu pour un nombre de processus ≥ 8

Processus États Transitions

2 140 280

3 1.136 3.408

4 6.582 26.328

5 10.720 53.600

6 30.208 181.248

7 187.072 1.309.504

Tab. 3.4 – La taille de l’espace d’états du comportement fonctionnel de l’algorithme de
barrière tournament

3.3.3 Algorithme barrière combining tree

La barrière combining tree a été introduite par Yew, Tzeng et Lawrie [95]
dans le but de réduire le problème de contention dans la barrière centra-
lized. Elle consiste en une organisation décentralisée des processus sous
forme d’un arbre combinatoire. Chaque processus dans l’arbre possède
une variable (count) indiquant le nombre de ses fils y compris lui-même,
comme indiqué dans la figure 3.7.

P0

P1 P2

P3

count(P0) = 3

count(P1) = 1 count(P2) = 2

count(P3) = 1

Fig. 3.7 – Organisation des processus en arbre combinatoire dans la barrière combining
tree

Remarque 3.3 On distingue dans l’arbre combinatoire deux types de processus père : direct et
indirect. Par exemple dans la figure 3.7, le processus P0 est un processus père
direct de P1 et P2 et un père indirect de P3 (P2 est un processus père direct de P3).
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Nous avons modélisé la version optimisée de la barrière combining tree
proposée dans [68]. Pour des raisons de clarté, nous présentons l’algo-
rithme avec la précision des identificateurs des processeurs.

Algorithme 5 : La barrière combining tree
Data :

type node : record
k : integer / * fan in of this node * /
count : integer / * initialized to k * /
lock_sense : boolean / * initially false * /
parent :̂node / * pointer to parent node nil if root * /

shared nodes : array [0 .. N-1] of node
processor private sense : boolean := true
processor private mynode :̂node / * my group’s leaf in the tree * /

begin
procedure combining

combining_barrier_aux (Pi, Pi) / * join the barrier * /
sense := not sense / * for next barrier * /

procedure combining_barrier_aux (Pi :̂node, Pj :̂node)
with Pîdo

if (fetch_and_decrement (count(Pj)) = 0)
if (parent(Pj) != nil)

combining_barrier_aux (Pi, parent(Pj))
endif
count(Pj) := k(Pj) / * prepare for next barrier * /
lock_sense(Pj) := not lock_sense(Pj) / * release waiting processors * /

endif
repeat until lock_sense(Pj) = sense(Pi)

end

Quand un processus Pi arrive à la barrière, il décrémente la variable
count(Pi) pour informer ses processus fils de son arrivée, par la suite :

• Si le contenu de count(Pi) résultant est égal à 0 et que i 6= 0 (Pi n’est
pas le processus racine), alors il informe son processus père de son
arrivée en exécutant la procédure combining_barrier_aux avec les va-
riables du processus père de Pi : combining_barrier_aux(Pi, parent(Pj)).
Le processus Parent(Pj) peut être le processus père direct ou l’un des
processus père indirect de Pi en fonction du niveau d’appel de la
procédure combining_barrier_aux.

• Si le contenu de count(Pi) résultant est différent de 0, alors Pi se met
en attente active sur la variable lock_sense du processus de la combi-
ning_barrier_aux en cours (Pj).

• Si le contenu de count(Pi) résultant est égale à 0 et i = 0, alors il
y a une réinitialisation des variables count et lock_sense de tous les
processus qui ont été appelés par l’exécution de la procédure combi-
ning_barrier_aux dans Pi.

La difficulté dans la modélisation de cet algorithme réside dans la récur-
sivité non-terminale de la fonction combining_barrier_aux à cause des ins-
tructions de mise à jour des variables count et lock_sense à la fin de chaque
appel. Par conséquent nous avons réécrit la fonction combining_barrier_aux
en ajoutant un mécanisme de sauvegarde des appels récursifs, basé sur
l’exploitation de l’organisation des processus d’un arbre combinatoire
pour déduire la trace des appels. Ceci évite la modélisation d’une pile
de contextes et n’introduit pas des accès mémoire supplémentaires.
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1. procedure new_combining_barrier_aux(Pi :=̂node, Pj :=̂node)

2. with Pî do

3. count = fetch_and_decrement (count(Pj))

4. while (count = 0) and (p arent(Pj) != nil)

6. do

7. Pj = parent(Pj)

8. count = fetch_and_decrement (count(Pj))

9. endwhile

10. if (count = 0)

11. count(Pj) := k(Pj)

12. lock_sense(Pj) := not lock_sense(Pj)

13. endif

14. repeat until lock_sense(Pj) = sense(Pi)

15. Pk = child (Pj, Pi)

16. while (Pk != nil)

17. do

18. count(Pk) := k(Pk)

19. lock_sense(Pk) := not lock_sense(Pj)

20. repeat until lock_sense(Pk) = sense(Pi)

21. Pk = child (Pk, Pi)

22. endwhile

Le principe du fonctionnement de la nouvelle procédure
new_combining_barrier_aux est le suivant :

• lignes 3-9 : le processus Pi informe de son arrivée à la barrière en
décrémentant les variables count de ses processus père (direct et in-
direct).

• lignes 10-13 : le processus Pi met à jour les variables count et lock_sense
du processus racine P0.

• ligne 14 : cette instruction est exécutée si la sortie de l’exécution de Pi
de la boucle des lignes 4-9 est due à une variable count d’un processus
Pj différente de 0, ce qui signifie que Pj n’est pas encore arrivée à la
barrière, alors Pi se met en attente.

• ligne 15-22 : dans ces instructions Pi informe de la fin de barrière
les processus qu’il a déjà informé de son arrivée à la barrière (ces
processus père direct et indirect). La fonction child(Pj, Pi) retourne le
processus père direct ou indirecte du Pi en partant du processus Pj.

Exemple 3.7 Avec l’organisation d’arbre combinatoire de la figure 3.7, on suppose que le pro-
cessus P3 est le dernier processus arrivant à la barrière. On peut distinguer deux
phases dans l’exécution de P3 de combining_barrier_aux :

1. Arrivée à la barrière : P3 décrémente la variable count des processus P3, P2
et P0 dans cet ordre : le contenu de toutes les variables count après la
décrémentation est égal à 0 (lignes 3-9).

2. Fin de la barrière : P3 informe d’abord le processus P0 de la fin de la barrière
par la mise à jour de ses variables cout et lock_sense (lignes 10-13), par la
suite il réalise le même traitement avec les variables de P2 et ensuite celles
de P3.
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Nous avons implémenté l’arbre combinatoire en C par un tableau d’en-
tiers à deux colonnes : la première indique l’identificateur du processus
parent et la seconde la valeur de la variable count. Dans le fragment du
code C ci-dessous on décrit l’implémentation de l’arbre combinatoire de
la figure 3.7 :

#define adt_nb_proc 4

unsigned char adr_tree[adt_nb_proc][2] {

/ * ID_PARENT, COUNT * /

/ * P0 * / {adt_nb_proc, 3 },

/ * P1 * / { 0, 1 },

/ * P2 * / { 0, 2 },

/ * P3 * / { 2, 1 }} ;

Le processus LOTOS combining_barrier_aux décrit ci-dessous spé-
cifie la fonction new_combining_barrier_aux par un comportement de fonc-
tionnalité exit, avec le processus while_count_parent, while_update et
spin qui traduisent les instructions des lignes 3-14, lignes 15-22 et de la
ligne 14 respectivement.

• Génération de l’espace d’états

Dans l’algorithme de combining tree il n’y a aucune indication sur la struc-
ture de l’arbre (la profondeur, le nombre de fils, ..., etc). En effet le nombre
d’arbres possibles devient important en augmentant le nombre de proces-
sus, par conséquent nous avons considéré que 3 arbres au maximum. La
figure 3.8 illustre les arbres combinatoires que nous avons utilisés.

tree1
3 tree2

3 tree1
4 tree2

4 tree3
4

Fig. 3.8 – Organisation des processus en arbre combinatoire pour 3 et 4 processus

La taille des graphes BCG spécifiant le comportement fonctionnel de la
barrière combining tree est sensible non seulement au nombre de processus
participant à son exécution mais notamment à l’organisation décentralisée
des processus sous forme d’arbre combinatoire ainsi que le protocole de
cohérence de caches.

On constate, que d’après le table 5.13, la taille des graphes BCG dimi-
nue quand le nombre de fils du processus racine de l’arbre (P0) augmente.
Par exemple, pour 4 processus, la taille de graphe BCG quand le nombre
de fils de la racine est égal à 1 (tree1

4) est deux fois plus grand que quand
le nombre de fils est égal à 3 (tree3

4).
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On constate également que le protocole de cohérence de cache B en-
gendre des graphes nettement plus petits à ceux engendrés par le proto-
cole A.

Conclusion du chapitre

Dans ce chapitre, nous avons proposé une méthodologie pour la modé-
lisation en langage LOTOS l’environnement matériel et logiciel de notre
système.

Pour une modélisation efficace et suffisante, nous avons effectué
quelques abstractions de certains détails liés à l’implémentation physique.
Par exemple, on considère que la mémoire est d’une structure centrali-
sée et que les caches comme entités indépendantes des processeurs et ne
comportent que l’état des données en caches (M, E, S, I).

Les exemples d’application des trois algorithmes MPI (ping-pong, la
barrière tournament et la barrière combining tree) montrent que chaque al-
gorithme possède une spécification qui lui est propre et, qui nécessite par
fois l’ajout de nouvelles structures de données, comme la définition de la
structure implant l’arbre combinatoire dans le cas de la barrière combining
tree.

Le nombre de processeurs participants à l’exécution de l’algorithme
MPI n’est pas le seul facteur impactant la taille de l’espace d’états du
comportement fonctionnel de ces algorithmes, on note également l’impact
de la topologie d’interconnexion ainsi que le protocole de cohérence de
caches utilisé.
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process COMBINING_BARRIER_AUX [ACTION] (Pi :ID_Processor) : exit :=

WHILE_COUNT_PARENT [ACTION] (Pi, Pi)

where

process WHILE_COUNT_PARENT [ACTION] (Pi :ID_Processor, Pj :ID_Processor) : exit :=

(

ACTION ! Pi ! count(Pj) ! Fetch_and_Decrement ! Memory_Val(0) ? latence ;

[Parent(Pj) <> Null_Proc]-> WHILE_COUNT_PARENT [ACTION] (Pi, Parent(Pj))

[]
[Parent(Pj) == Null_Proc]->

ACTION ! Pi ! count(Pj) ! Store ! K_count(Pj) ? latence ;

ACTION ! Pi ! lock_sense(Pj) ! Load ? lock_sense_val ? latence ;

ACTION ! Pi ! lock_sense(Pj) ! Store ! Inv_Value(lock_sense_val) ? latence ;

ACTION ! Pi ! sense(Pi) ! Load ? sense_val ? latence ;

SPIN [ACTION] (Pi, Pj, sense_val) >>

UPDATE_PROC [ACTION] (Child(Pj, Pi), Pi)

)

[]
(

ACTION ! Pi ! count(Pj) ! Fetch_and_Decrement ? count_val ? latence

[count_val <> Memory_Val(0)] ;

ACTION ! Pi ! sense(Pi) ! Load ? sense_val ? latence ;

SPIN [ACTION] (Pi, Pj, sense_val) >>

UPDATE_PROC [ACTION] (Child(Pj, Pi), Pi)

)

endproc

process WHILE_UPDATE [ACTION] (Pi :ID_Processor, Pk :ID_Processor) : exit :=

[Pk <> Null_Proc]->

ACTION ! Pi ! count(Pk) ! Store ! K_count(Pk) ? latence ;

ACTION ! Pi ! lock_sense(Pk) ! Load ? lock_sense_val ? latence ;

ACTION ! Pi ! lock_sense(Pk) ! Store ! Inv_Value(lock_sense_val) ? latence ;

ACTION ! Pi ! sense(Pi) ! Load ? sense_val ? latence ;

SPIN [ACTION] (Pi, Pk, sense_val) >>

WHILE_UPDATE [ACTION] (Pi, Child(Pk, Pi))

[]
[Pk == Null_Proc]-> exit

endproc
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Processus ID_Tree
Protocole A Protocole B

États Transitions États Transitions

2 1 687 1.374 423 846

3
1 19.386 58.158 6.924 20.772

2 13.567 40.701 7.199 21.597

4

1 498.896 1.995.584 103.018 412.072

2 385.643 1.542.572 123.416 493.664

3 231.606 926.424 113.659 454.636

Tab. 3.5 – La taille de l’espace d’états du comportement fonctionnel de l’algorithme de
barrière combining tree
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Ce chapitre peut être considéré comme une validation du travail réa-
lisé dans le chapitre 3. Après l’obtention de la spécification LOTOS

modélisant notre système et avant d’entamer la phase d’évaluation des
performances, il est indispensable de vérifier que les aspects logiciels et
matériels ont été correctement modélisés.

La vérification est un processus de démonstration de la correction fonc-
tionnelle d’un système. Il existe plusieurs méthodes de vérification, les
principales étant le test, la preuve de théorèmes et le model-checking (littérale-
ment : "vérification de modèle").

Le test permet de découvrir de nombreuses erreurs, mais il ne peut
pas être exhaustif et n’apporte donc que des réponses partielles. Dans
la preuve de théorème, le système est considéré comme un ensemble
d’axiomes qui servent à prouver des propriétés, c’est une méthode qui
permet en principe de répondre à toutes les questions de vérification qui
se posent en pratique, mais sa mise en œuvre est souvent lourde et compli-
quée. Le model-checking [11] est en quelque sorte intermédiaire : il s’agit
d’une méthode exhaustive et en grande partie automatique.

Pour vérifier automatiquement un système par la méthode du model-
checking, il est nécessaire de :

• Construire une modélisation formelle du système au moyen d’un
langage de spécification de système de haut niveau ayant une séman-
tique opérationnelle bien définie, comme le langage LOTOS. La des-
cription du système est ensuite traduite automatiquement vers un
modèle sous-jacent, qui est souvent un STE (Système de Transitions
Etiquetées).

87
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• Spécifier les propriétés à vérifier au moyen d’un langage de spécifica-
tion de propriétés, comme les logiques temporelles, qui sont des for-
malismes bien adaptés pour spécifier les propriétés de bon fonction-
nement du système.

• Enfin, il faut disposer d’un algorithme capable de déterminer si le
système satisfait ou non les propriétés spécifiées. Cet algorithme est
incarné dans un model-checker (un outil pour le model-checking), per-
mettant de fournir un diagnostic d’erreur complétant utilement la vé-
rification d’une propriété qui n’est pas satisfaite. Nous utilisons le
model-checker EVALUATOR [66] de la boîte à outils CADP.

La logique temporelle a été introduite pour la première fois par Pnueli
en 1977 [79] pour l’étude du comportement des programmes parallèles.
C’est une forme de logique dont les énoncés et les raisonnements font
intervenir la notion d’ordonnancement dans le temps. L’idée de son utili-
sation pour qualifier le comportement des programmes est assez naturelle,
elle vient de sa manipulation des propositions dont la vérité évolue dans le
temps : l’état d’un système change au cours de l’exécution du programme
et, en conséquence, les propriétés de l’état changent également.

Remarque 4.1 La notion du temps dans la logique temporelle, n’est pas explicitement utilisée
comme une durée absolue. Par exemple, dans la propriété :"chaque fois que j’ob-
serve Q, j’ai observé P avant", il peut a priori se passer une seconde ou une
journée entre l’observation de P et l’observation de Q. Les logiques manipulant
explicitement le temps sont dites des logiques temporisées [39].

Les descriptions de propriétés en logiques temporelles présentent deux
qualités importantes [63] : elles sont abstraites pour leur indépendance des
détails de l’implémentation de l’application et elles sont modulaires, parce
que la modification, l’ajout ou la suppression d’une propriété n’impacte
pas la validité des autres propriétés.

Le choix d’une logique temporelle parmi la multitude des logiques
temporelles existantes dans la littérature (une synthèse sur les plus re-
présentatives peut être trouvée dans [65]), doit prendre en considération
plusieurs aspects :

• L’expressivité : la capacité de la logique à exprimer les classes de pro-
priétés intéressantes, telles que la sûreté, la vivacité, ou l’équité.

• La complexité d’évaluation : la complexité des algorithmes permettant
de vérifier qu’un modèle satisfait une propriété.

• La facilité d’utilisation : la capacité d’exprimer les propriétés de ma-
nière concise et naturelle.

L’optimisation de l’un ou l’autre de ces aspects ne pouvant généra-
lement se faire qu’au détriment des autres, le choix doit passer par un
compromis judicieux, par exemple si l’efficacité d’évaluation est l’aspect
le plus important, alors l’expressivité de la logique devra être limitée.

Nous présentons dans ce chapitre le µ-calcul régulier : la logique tem-
porelle du model-checker EVALUATOR. Nous mettons l’accent par la
suite sur la description et la vérification des propriétés de bon fonctionne-
ment de notre système.
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4.1 Mu-calcul régulier

Le µ-calcul régulier [66] est la logique temporelle utilisée dans EVALUA-
TOR, elle fait partie des logiques temporelles avec opérateurs de point
fixe, connues pour leur expressivité et utilisées pour la description de pro-
priétés arborescentes sur les STEs.

Le µ-calcul régulier remplace les formules sur les actions de µ-calcul
modal [56] avec les formules régulières de PDL [18]. Bien que cette exten-
sion n’augmente pas l’expressivité de la logique par rapport au µ-calcul
modal standard, la description des propriétés en µ-calcul régulier est ren-
due plus simple et conviviale grâce à l’utilisation des opérateurs réguliers
à la place des opérateurs de point fixe.

Nous présentons dans ce qui suit la syntaxe et la sémantique du µ-
calcul régulier, pour cela nous considérons un STE M donné par la défini-
tion 4.1 décrivant tous les comportements possibles du système.

Définition 4.1 Un système de transitions étiquetées est un quadruplet M = (S, A, T, s0), où :

• S est un ensemble fini d’états

• A est un ensemble fini d’actions

• T ⊆ S × A × S est un ensemble de transitions. Une transition (s1, a, s2)
∈ T, notée également s1

a→ s2, signifie que le système peut passer de l’état
s1 à l’état s2 en exécutant l’action a.

• s0 ∈ S est l’état initial.

Remarque 4.2 Un système de transitions étiquetées peut être vu comme un graphe orienté, muni
d’un état initial et dont les arcs sont étiquetés par des actions. Par conséquent,
l’ensemble du vocabulaire défini pour les graphes reste valide, en particulier les
notions usuelles de chemin et circuits.

4.1.1 La syntaxe

Le µ-calcul régulier contient trois types d’entités : les formules sur actions
(notées α), les formules régulières (notées β) et les formules sur états (no-
tées ϕ).

• Les formules sur actions sont construites au-dessus du vocabulaire des
actions a ∈ A au moyen des opérateurs booléens standard.

α ::= a | ¬α1 | α1 ∧ α2

Les opérateurs booléens dérivés sont définis comme suit :

F = a ∧ ¬a, T = ¬F, α1 ∨ α2 = ¬(¬α1 ∧ ¬α2)

• Les formules régulières sont construites à partir des formules sur ac-
tions et des opérateurs des expressions régulières standard, comme la
concaténation (.), le choix (|) et la fermeture transitive et réflexive (*).
L’opérateur de séquence vide (ε) et l’opérateur de répétition une ou plu-
sieurs fois (β+) sont définis respectivement par : ε = F∗ et β+ = β.β∗.

β ::= α | β1.β2 | β1|β2 | β∗
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• Les formules sur états sont construites sur des variables proposition-
nelles Y ∈ Υ, au moyen des opérateurs booléens standard, des modali-
tés de possibilité (〈β〉ϕ) et de nécessité ([β]ϕ) et des opérateurs minimal
(µY.ϕ) et maximal (νY.ϕ) de point fixe.

ϕ ::= F | T | ϕ1 ∨ ϕ2 | ϕ1 ∧ ϕ2 | 〈β〉ϕ | [β]ϕ | Y | µY.ϕ | νY.ϕ

4.1.2 La sémantique

• La sémantique d’une formule α sur le STE M est définie par l’interpré-
tation ‖α‖ ⊆ A, qui dénote le sous-ensemble d’actions de A satisfaisant
α. Les opérateurs booléens ont la sémantique habituelle définie en termes
d’opérations ensemblistes.

‖a‖ = {a}
‖¬α‖ = A\ ‖α‖
‖α1 ∧ α2‖ = ‖α1‖ ∩ ‖α2‖

• La sémantique d’une formule β est définie par l’interprétation ‖β‖ ⊂
S× S, qui dénote les couples d’états qui sont aux extrémités des séquences
de transitions satisfaisant β. Les formules régulières atomiques α dénotent
les séquences comportant une seule transition étiquetée par une action
satisfaisant α. Les formules β1.β2, β1|β2, et β∗ dénotent respectivement
la concaténation, le choix et la répétition (zéro ou plusieurs fois) de sé-
quences de transitions satisfaisant β1, β2 et β (◦, ∪ et * dénotent respecti-
vement la composition, l’union et la fermeture transitive et réflexive d’une
relation).

‖α‖ = {(s1, s2) ∈ S × S | ∃a ∈ ‖α‖.s1
a→ s2}

‖β1.β2‖ = ‖β1‖ ◦ ‖β2‖
‖β1|β2‖ = ‖β1‖ ∪ ‖β2‖
‖β∗‖ = ‖β‖∗

• La sémantique d’une formule ϕ est définie par l’interprétation ‖ϕ‖ρ ⊆
S qui dénote un sous ensemble d’états de S, avec ρ : Y → 2S un environ-
nement associant des sous-ensembles d’états à toutes les variables propo-
sitionnelles libres dans ϕ ( ∅ dénote que : (ρ1∅ρ2)(Y) est égal à ρ2(Y) si ρ2
affecte Y et ρ1(Y) sinon). La modalité 〈β〉ϕ dénote les états ayant au moins
une séquence de transitions successeur satisfaisant β et menant à un état
satisfaisant ϕ La modalité [β]ϕ dénote les états dont toutes les séquences
de transitions successeurs satisfaisant β mènent à des états satisfaisant ϕ.
Les deux opérateurs modaux sont duaux : [β]ϕ = ¬〈β〉¬ϕ, et monotones :
si ϕ1 ⇒ ϕ2 alors 〈β〉ϕ1 ⇒ 〈β〉ϕ2 et [β]ϕ1 ⇒ [β]ϕ2. Les opérateurs µY.ϕ et
νY.ϕ dénotent respectivement la plus petite et la plus grande solution de
l’équation Y = ϕ dans un environnement ρ.
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‖F‖ρ = ∅

‖T‖ρ = S

‖ϕ1 ∧ ϕ2‖ρ = ‖ϕ1‖ρ ∩ ‖ϕ2‖ρ

‖ϕ1 ∨ ϕ2‖ρ = ‖ϕ1‖ρ ∪ ‖ϕ2‖ρ

‖〈β〉ϕ‖ρ = {s1 ∈ S | ∃s2 ∈ S.(s1, s2) ∈ ‖β‖ ∧ s2 ∈ ‖ϕ‖ρ}
‖[β]ϕ‖ρ = {s1 ∈ S | ∀s2 ∈ S.(s1, s2) ∈ ‖β‖ ⇒ s2 ∈ ‖ϕ‖ρ}
‖Y‖ρ = ρ(Y)

‖µY.ϕ‖ρ =
⋂{S′ ⊆ S | Φρ(S′) ⊆ S′}

‖νY.ϕ‖ρ =
⋃{S′ ⊆ S | S′ ⊆ Φρ(S′)}
Avec : Φρ : 2S → 2S, Φρ(S′) = ‖ϕ‖(ρ Ø[S′/Y])}

4.2 Spécification des propriétés

La validation du modèle LOTOS de notre système se traduit par la vérifi-
cation de la bonne modélisation des aspects matériels et logiciels :

• La vérification des aspects matériels concerne le protocole de cohé-
rence de caches (les états des caches, le type de transfert) et la latence
d’accès en fonction des niveaux des transfert dans la topologie consi-
dérée.

• La vérification des aspects logiciels concerne la correction de l’exé-
cution de l’algorithme MPI : la gestion des verrous, les contraintes
d’accès aux variables (partagées et privées) et l’ordonnancement des
accès aux variables.

Un rendez-vous sur la porte action modélise un accès en lecture, en
écriture ou en lecture-écriture atomique à une variable de l’algorithme
MPI :

ACTION ? P :ID_Processor ( * Identificateur du processus demandeur * )

? adr :Address ( * Nom de la variable * )

? op :ID_Action ( * Type d’accès : Load, Store, ... * )

? val :Memory_Value ( * La valeur lue ou écrite * )

? latency :Latency_Value ; ( * La latence de l’accès * )

Les informations décrites sur les offres de la porte action s’avèrent
suffisantes pour la réalisation d’un accès et l’évaluation de sa latence, en
revanche nous n’avons aucune information sur les nouveaux états des
caches et sur le transfert (type et niveau) pour s’assurer que l’accès res-
pecte bien les règles du protocole de cohérence de caches et que la latence
a été correctement évaluée dans la topologie considérée. Par conséquent, la
spécification de ces informations en LOTOS est jugée indispensable pour
la vérification de la correction de la modélisation des aspects matériels.

Nous présentons dans ce qui suit les nouveaux types algébriques en
LOTOS que nous avons modélisés pour mener à bien la vérification des
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aspects matériels. Il s’agit d’un type spécifiant les états d’une ligne de
caches, un type spécifiant les différents types possibles d’un transfert et
un type spécifiant les différents niveaux possibles d’un transfert.

• Les états des lignes de caches sont modélisés en LOTOS par le type
Cache_Line, implémenté en C par adt_cache_line. Suivant le principe
de modélisation des caches que nous avons présenté dans la section 3.1,
une ligne de cache dénote l’état d’une variable dans le cache de tous les
processeurs du système.

type Cache_Line is Cache, Address

sorts Cache_Line (* ! implementedby adt_cache_line

printedby adt_print_cache_line external *)

opns

State_Cache_Line (* ! implementedby adt_state_cache_line external *)

: Cache, Address -> Cache_Line

endtype

L’opération State_Cache_Line prend en entrée les caches et l’indice
d’une variable et retourne en sortie son état dans le cache de tous les
processeurs du système. Par exemple, l’état de ligne de cache de la va-
riable count de l’algorithme barrière centralized entre 3 processus, après
initialisations de caches et avant tout accès est donné par : (P0, I)(P1, I)(P2,
I).

Remarque 4.3 Pour des raisons de précision et de clarté, nous avons préféré la définition du
nouveau type Cache_Line à l’exploitation du type Cache, pour les raisons sui-
vantes :

1. La taille de la structure caches est fixe (dépendant du nombre de variables
et de processus), par conséquent on ne peut pas définir une opération dans
le type Cache qui retourne une ligne de caches dans un type Cache.

2. La fonction d’impression du type Cache (générée par le compilateur CAE-
SAR ou définie par l’utilisateur) permet l’affichage du contenu de toute la
structure cache, en effet, c’est une fonction non-paramétrable.

• Le type du transfert est modélisé par le type Transfer_Type en LOTOS.
Il spécifie l’endroit où la donnée est chargée : Internal, Memory, Cache et
MemoryInv.

type Transfer_Type is Natural

sorts Transfer_Type

opns

Internal (* ! constructor *),

Cache (* ! constructor *),

Memory (* ! constructor *),

MemoryInv (* ! constructor *) : -> Transfer_Type

endtype
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• Le niveau de transfert est modélisé par le type Transfer_Level en LO-
TOS. Il spécifie les 4 niveaux des structures hiérarchiques des architectures
FAME et MESCA : Internal, Intra_Node, Inter_Node et Inter_Module.

type Transfer_Level is Natural

sorts Transfer_Level

opns

Internal (* ! constructor *),

Intra_Node (* ! constructor *),

Inter_Node (* ! constructor *),

Inter_Module (* ! constructor *) : -> Transfer_Level

endtype

• Les opérations d’évaluation des paramètres d’un accès : le type de
transfert, le niveau de transfert, l’identificateur du fournisseur de la don-
née (cache ou mémoire), le niveau de consultation et/ou invalidation et la
latence de l’accès, ont été regroupés dans un seul type Evaluation.

type Evaluation is Memory, Cache, ID_Action, ID_Processor, Address,

Transfer_Type, Transfer_Level, Latency_Value

sorts Evaluation (* ! implementedby adt_evaluation external *)

opns

Evaluation_Latency

(* ! implementedby adt_evaluation_latency external *)

: Memory, Cache, ID_Action, Address, ID_Processor -> Latency_Value

Evaluation_Transfer_Type

(* ! implementedby adt_evaluation_transfer_type external *)

: Memory, Cache, ID_Action, Address, ID_Processor -> Transfer_Type

Evaluation_ID_Provider

(* ! implementedby adt_evaluation_id_provider external *)

: Memory, Cache, ID_Action, Address, ID_Processor -> ID_Processor

Evaluation_Transfer_Level

(* ! implementedby adt_evaluation_transfer_level external *)

: Memory, Cache, ID_Action, Address, ID_Processor -> Transfer_Level

Evaluation_Inv_Level

(* ! implementedby adt_evaluation_inv_level external *)

: Memory, Cache, ID_Action, Address, ID_Processor -> Transfer_Level

endtype

Question ? Comment intégrer ces nouveaux types dans la spécification LOTOS ?

Nous avons analysé deux solutions possibles :

Solution 1 : définition de nouvelles offres sur la porte action.

Solution 2 : définition d’une nouvelle porte verif dans le processus
transfer dont le rendez-vous a lieu après une synchronisation sur
la porte action.

La première solution révèle une certaine lourdeur dans sa mise en
œuvre, en dépit de la taille de l’espace d’états préservé (à la différence
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des transitions générées, dont les étiquettes augmentent en taille) : d’une
part, il faut ajouter les offres sur tous les rendez-vous de la porte ac-
tion dans tous les processus LOTOS participant aux synchronisations sur
cette porte et, d’autre part, ces informations ne sont utiles que dans la
phase de vérification. Nous avons dès lors opté pour la seconde solution
et pour plus de généricité, nous avons défini un nouveau processus LO-
TOS transfer_verif accomplissant les mêmes fonctionnalités du proces-
sus transfer mais avec la précision de tous les paramètres d’accès sur
la porte verif. Dans la spécification LOTOS nous avons le choix entre
l’utilisation du processus transfer pour une étude des performances ou
transfer_verif pour la vérification.

process TRANSFER_VERIF [ACTION, VERIF] (M :Memory, C :Cache) : noexit :=

ACTION ? P :ID_Processor ? adr :Address ? op :ID_Action

? val :Memory_Value ? latency :Latency_Value

[

(((op == Load) and (val == Load_Memory(M, adr))) or

((op == Fetch_and_decrement) and

(val == Load_Memory(UpDate_Memory(M, adr, op, val), adr))) or

(op == Store)

) and

(latency == Evaluation_Latency(M, C, op, adr, p))

] ;

VERIF ! p of ID_Processor ( * 1* )

! op of ID_Action ( * 2* )

! adr of Address ( * 3* )

! val of Memory_Value ( * 4* )

! State_Cache_Line(C,adr) of Cache_Line ( * 5* )

! State_Cache_Line(UpDate_Cache(C,op,adr,p),adr) of Cache_Line ( * 6* )

! Evaluation_Transfer_Type(M,C,op,adr,p) of Transfer_Type ( * 7* )

! Evaluation_ID_Provider(M,C,op,adr,p) of ID_Processor ( * 8* )

! Evaluation_Transfer_Level(M,C,op,adr,p) of Transfer_Level ( * 9* )

! Evaluation_Invalidation_Level(M,C,op,adr,p) of Transfer_Level ( * 10* )

! latency of Latency_Value ; ( * 11* )

TRANSFER_VERIF [ACTION, VERIF] (UpDate_Memory(M, adr, op, val),

UpDate_Cache(C, op, adr, P))

endproc

Le processus transfer_verif dénote un comportement de fonctionna-
lité noexit. Il est paramétré par deux portes de communication : action et
verif et par variables, une de type Memory et une autre de type Cache.
Le rendez-vous sur la porte action est identique à celui dans le processus
transfer. Le rendez-vous sur la porte verif reprend les informations ob-
tenues dans le rendez-vous sur action dans les offres 1, 2, 3, 4 et 11 et, à
l’aide des fonctions d’évaluation des paramètres d’un accès, il spécifie les
informations concernant : l’état de la ligne des caches de la variable adr
avant (offre 5) et après (offre 6) l’accès, le type de transfert (offre 7), l’iden-
tificateur du processeur fournisseur de la donnée (offre 8), le niveau de
transfert (offre 9) et le niveau d’invalidation (offre 10).



4.2. Spécification des propriétés 95

4.2.1 Définition des prédicats de base

EVALUATOR permet la définition et l’utilisation de macros pour spécifier
des opérateurs temporels paramétrés par des formules sur actions et /
ou sur états, ce qui offre la possibilité de construire des bibliothèques
réutilisables.

Nous avons défini une bibliothèque "macros.mcl" contenant des défi-
nitions de prédicats de base sur les transitions du STE. En effet, comme
toutes les informations dont nous avons besoin pour la vérification sont
fournies par les rendez-vous sur la porte verif, nous avons défini une
macro de base nommée Action_Verif, paramétrée par les différentes offres
décrites dans le rendez-vous sur verif.

Ci-dessous la définition de la macro Action_Verif pour un nombre de
processus égal à 2.

macro Action_Verif ( id_proc, action, adr, id_proc_adr, val, state_after_0, state_after_1,

state_before_0, state_before_1, transfer_type, id_provider,

transfer_level, inv_level, latency) =

’VERIF ! P’ # id_proc #

’ !’ # action #

’ !’ # adr #”# id_proc_adr #

’ !’ # val #

’ !(P0, ’ # state_after_0 # ’)(P1, ’ # state_after_1 # ’)’

’ !(P0,’ # state_before_0 # ’)(P1,’ # state_before_1 # ’)’

’ !’ # transfer_type # ’_TRANSFER’

’ !’ # id_provider #

’ !’ # transfer_level #

’ !’ # inv_level #

’ !’ # latency #

end_macro

Les chaînes de caractères entourées de guillemets simples (’) dénotent
des expressions régulières, qui sont concaténées au moyen de l’opérateur
’#’ afin de former une expression régulière filtrant l’action complète effec-
tuée sur la porte verif.

La bibliothèque macro.mcl est incluse en tête de chaque fichier consti-
tuant des propriétés à vérifier. Les définition d’autres prédicats de base de
cette bibliothèque sont disponibles dans l’annexe A.2.

Remarque 4.4 La définition de la macro Action_Verif varie en fonction du nombre de processus
participant à l’exécution de l’algorithme MPI en raison des offres indiquant l’état
d’une ligne de cache.

4.2.2 Vérification des aspects matériels

Le but de la vérification des aspects matériels est de s’assurer de la cor-
rection du fonctionnement du protocole de cohérence de caches et de la
bonne évaluation des paramètres d’un accès (type de transfert, niveau de
transfert, latence, . . .). Ceci permettra par la suite une analyse fiable des
performances.
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Nous avons vérifié les aspects matériels par des propriétés de sûreté
(safety properties) [58], qui énoncent que "quelque chose de mauvais ne se pro-
duira jamais". Ces propriétés peuvent être exprimées de manière concise en
µ-calcul régulier au moyen de modalités "[F] R", où la formule régulière R
représente les séquences d’actions indésirables qui doivent être absentes
dans le modèle.

La propriété 4.1 spécifie les règles de changement des états des caches
et les types de transfert engendrés dans le cas du protocole de cohérence
de caches A (voir la définition de la macro CC_Load dans l’annexe A.2).

Propriété 4.1 S’il existe un accès dont les changements des états de caches et le type de transfert
ne vérifient pas l’une des règles : RL1, RL3, RL4 ou RL6, alors il y a une erreur
dans la modélisation du protocole de cohérence de caches A (voir la définition 1.4).

[

true *.

(

( * RL1 : LOAD(I,I)->(E,I) * )

not (CC_Load(’I’, ’I’, ’E’, ’I’, ’memory’, ’.*’) or CC_Load(’I’, ’I’, ’I’, ’E’, ’memory’, ’.*’))

and ( * RL3 : LOAD(I,E)->(S,S) * )

not (CC_Load(’I’, ’E’, ’S’, ’S’,’memoryInv’,’.*’) or CC_Load(’E’, ’I’, ’S’,’S’,’memoryInv’, ’.*’))

and ( * RL4 : LOAD(I,M)->(E,I) * )

not (CC_Load(’I’, ’M’, ’E’, ’I’, ’cache’, ’.*’) or CC_Load(’M’, ’I’, ’I’, ’E’, ’cache’, ’.*’))

and ( * RL6 : LOAD(S,S)->(S,S) * )

not CC_Load(’S’, ’S’, ’S’, ’S’, ’internal’, ’.*’)

and ( * RL6 : LOAD(E,I)->(E,I) * )

not (CC_Load(’E’, ’I’, ’E’, ’I’, ’internal’, ’.*’) or CC_Load(’I’, ’E’, ’I’, ’E’, ’internal’,’.*’))

and ( * RL6 : LOAD(M,I)->(M,I) * )

not (CC_Load(’M’, ’I’, ’M’, ’I’,’internal’, ’.*’) or CC_Load(’I’, ’M’, ’I’, ’M’, ’internal’, ’.*’))

)

] false
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Dans le tableau 4.1 nous définissons les règles de cohérence entre les dif-
férents paramètres d’un accès pour deux processeurs dans une topology0.

Règle Demandeur
Type

Fournisseur
Niveau Niveau

Latence
transfert transfert Invalidation

RA1 P0 Internal P0 Internal Null c_int

RA2 P1 Internal P1 Internal Null c_int

RA3 P0 Cache P1 Intra_Node Null c_fsb

RA4 P1 Cache P0 Intra_Node Null c_fsb

RA5 P0 /P1 Memory Memory Intra_Node Null m_fsb_1

RA6 P0 MemoryInv P1 Intra_Node Intra_Node m_fsb_1

RA7 P1 MemoryInv P0 Intra_Node Intra_Node m_fsb_1

Tab. 4.1 – Les règles de cohérence entre les paramètres d’un accès

A partir du tableau 4.1, nous définissons la propriété 4.2 pour la vérifica-
tion de l’évaluation correcte des paramètres d’un accès (voir la définition
de la macro Access dans A.2).

Propriété 4.2 S’il existe un accès dont les paramètres ne vérifient pas l’une des règles de cohé-
rence : RA1, RA2, RA3, RA4, RA5, RA6 ou RA7, alors il y a une erreur dans les
procédures d’évaluation.

[

true *.

(

( * RA1* )

not Access(’0’,’internal’,’0’,’internal_level’,’nil_level’,’c_int’)

and ( * RA2* )

not Access(’1’,’internal’,’1’,’internal_level’,’nil_level’,’c_int’)

and ( * RA3* )

not Access(’0’,’cache’,’1’,’intra_node_level’,’nil_level’,’c_fsb’)

and ( * RA4* )

not Access(’1’,’cache’,’0’,’intra_node_level’,’nil_level’,’c_fsb’)

and ( * RA5* )

not Access(’.*’,’memory’,’.*’,’intra_node_level’,’nil_level’,’m_fsb_1’)

and ( * RA6* )

not Access(’0’,’memoryInv’,’1’,’intra_node_level’,’intra_node_level’, ’’m_fsb_1’)

and ( * RA7* )

not Access(’1’,’memoryInv’,’0’,’intra_node_level’,’intra_node_level’, ’’m_fsb_1’)

)

] false
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4.2.3 Vérification des aspects logiciels

La vérification des aspects logiciels dépend fortement de l’algorithme MPI.
Nous décrivons dans ce qui suit les propriétés que nous avons spéci-
fiées pour vérifier le comportement de l’algorithme ping-pong et des al-
gorithmes de barrières.

Algorithme ping-pong

Les propriétés de correction pour l’algorithme de ping-pong concernant
principalement la gestion de verrous.

Il s’agit de vérifier l’exclusion mutuelle des accès aux variables parta-
gées par les deux processus : la prise d’un verrou ne peut pas être effectuée
par les deux processus en même temps et un processus ne peut pas libérer
un verrou qu’il n’a pas pris auparavant. Nous avons exprimé cela par deux
propriétés 4.3 et 4.4 pour la variable verrou available_lock (voir la définition
des macros Take_Lock et Free_Lock dans A.2).

Propriété 4.3 Si un processus Pi prend le verrou adr, et si avant qu’il le libère, il le reprend
encore une fois, ou bien si un autre processus Pj réussit à l’obtenir, alors il y a une
erreur dans la gestion des verrous.

macro mutex(i,adr,id_proc_adr,j) =

(

Take_Lock(i, adr, id_proc_adr).

(not (Free_Lock(i, adr, id_proc_adr)))*.

(Take_Lock(i, adr, id_proc_adr) or Take_Lock(j, adr, id_proc_adr))

)

end_macro

[

true *.

(

mutex(’0’,’available_lock’,’0’,’1’) | mutex(’0’,’available_lock’,’1’,’1’) |
mutex(’1’,’available_lock’,’0’,’0’) | mutex(’1’,’available_lock’,’1’,’0’)

)

] false

Propriété 4.4 Un processus Pi ne peut pas libérer un verrou tant qu’il ne l’a pas pris auparavant.

macro Lock_UnLock_Lock (i,adr,id_proc_adr)=

Free_Lock(i, adr, id_proc_adr).

( not Take_Lock(i, adr, id_proc_adr))*.

Free_Lock(i, adr, id_proc_adr)

end_macro

macro Lock_Unlock (i,adr,id_proc_adr)=

( not Take_Lock(i, adr, id_proc_adr))*.

Free_Lock(i, adr, id_proc_adr)

end_macro
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[

(

Lock_Unlock (’0’,’available_lock’,’0’) | Lock_Unlock (’0’,’available_lock’,’1’) |
Lock_Unlock (’1’,’available_lock’,’0’) | Lock_Unlock (’1’,’available_lock’,’1’)

) | (

true *.

(

Lock_UnLock_Lock (’0’,’available_lock’,’0’) | Lock_UnLock_Lock (’0’,’available_lock’,’1’) |
Lock_UnLock_Lock (’1’,’available_lock’,’0’) | Lock_UnLock_Lock (’1’,’available_lock’,’1’)

)

)

] false

Nous avons également spécifié la propriété 4.5 pour vérifier la confor-
mité des accès aux variables privées : le processus P0 ne doit pas accéder
aux variables privées de P1 et inversement (voir la définition des macros
Private_Access dans A.2).

Propriété 4.5 Protection des accès aux variables privées.

[

true * .

(

Private_Access (’0’,’local_available_ptr’,’1’)

or Private_Access (’1’,’local_available_ptr’,’0’)

or Private_Access (’0’,’free_head_ptr’,’1’)

or Private_Access (’1’,’free_head_ptr’,’0’)

or Private_Access (’0’,’free_tail_ptr’,’1’)

or Private_Access (’1’,’free_tail_ptr’,’0’)

or Private_Access (’1’,’pkt_tmp’,’0’)

or Private_Access (’0’,’pkt_tmp’,’1’)

)

] false

La propriété 4.6 spécifie l’ordonnancement des événements dans le
comportement de ping-pong :

• Quand un processus Pi envoie un paquet, le processus Pj (i 6= j) le
reçoit.

• Quand un processus Pi reçoit un paquet, le processus Pj (i 6= j) l’a
déjà envoyé.

Propriété 4.6 Pour un processus donné, un envoi est toujours suivi d’une réception, et une
réception est toujours précédée d’un envoi.
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[

true * .

(

( Send(’0’,’1’).(not Receive(’0’))*.Send(’0’,’1’) ) |
( Send(’1’,’0’).(not Receive(’1’))*.Send(’1’,’0’) ) |
( Receive(’1’).(not Send(’1’,’0’))*.Receive(’1’) ) |
( Receive(’0’).(not Send(’0’,’1’))*.Receive(’0’) )

)

] false

Dans le code de la primitive send, l’envoi d’un paquet de Pi à Pj débute
par la prise du verrou Incoming_Lock(Pj) par Pi, afin d’ajouter le paquet
dans la liste des paquets reçus Incoming_List de Pj. La réception d’un pa-
quet de Pi envoyé par Pj est spécifiée dans la primitive receive 3 par la prise
de verrou Incoming_Lock(Pj) par Pi, afin de consommer le paquet dans sa
liste des paquets reçus Incoming_List.

Les macros Send et Receive ci-dessous spécifient la prise de verrou In-
coming_Lock pour l’envoi et la réception d’un paquet.

macro Send(i,j)=

Action_Verif (i, ’test_and_set’, ’incoming_lock’, j, ’unlock’, ’.*’, ’.*’ , ’.*’, ’.*’, ’.*’,

’.*’ , ’.*’, ’.*’, ’.*’)

end_macro

macro Receive(i)=

Action_Verif (i, ’test_and_set’, ’incoming_lock’, i, ’unlock’, ’.*’, ’.*’ , ’.*’, ’.*’, ’.*’,

’.*’ , ’.*’, ’.*’, ’.*’)

end_macro

Algorithme barrière

Le comportement d’un algorithme de barrière spécifie une suite infinie de
synchronisations entre plusieurs processus en utilisant une primitive de
barrière. Par conséquent, un comportement d’un algorithme de barrière
est jugé correct si et seulement si :

tous les processus participant à l’exécution de la barrière doivent participer
au même cycle de barrière : un processus ne peut pas entamer un nouveau
cycle tant que les autres processus n’ont pas quitté l’ancien cycle

Tous les algorithmes barrière que nous avons modélisés (centralized,
tournament et combining tree) possèdent une variable booléenne nommée
sense, considérée comme un pseudo-identifiant du cycle de la barrière en
cours. En effet, à l’arrivée à la barrière, tous les processus doivent avoir
la même valeur de sense et à la sortie ils inversent son contenu de telle
sorte que deux cycles consécutifs de barrière ne doivent pas avoir la même
valeur de sense. Ainsi, s’il existe un processus possédant une valeur diffé-
rente pour sense que les autres processus, cela signifie qu’il n’a pas encore
quitté l’ancien cycle de barrière et que les autres processus ont entamé
un nouveau cycle ou inversement, dans les deux cas il s’agit d’une erreur
fatale dans l’exécution de la barrière.
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La spécification des propriétés exprimant la correction du comporte-
ment de l’algorithme de barrière nécessite la prise en compte des identi-
ficateurs des processus participant à son exécution. Pour cela nous avons
utilisé le langage MCL [67], qui est une extension de µ-calcul régulier avec
des variables typées et des mécanismes de manipulation de données. Ce
langage est accepté en entrée par l’outil EVALUATOR 4.0 que nous avons
utilisé pour vérifier les propriétés 4.7 et 4.8 sur tous les processus partici-
pant à la barrière.

L’étiquette "store ! i ! b" est obtenu par le renommage de
"action ! Pi ! sense(Pi) ! Store ! b ! latency".

Propriété 4.7 Un processus Pi ne peut effectuer deux cycles de barrières consécutifs avec la
même valeur booléenne de la variable sense.

[

true * .

{ store ? i :nat ? b :bool } .

( not { store ! i ! not (b) })* .

{ store ! i ! b }

] false

Propriété 4.8 Durant chaque cycle, tous les processus participant à la barrière doivent avoir la
même valeur booléenne de sense.

( * N, le nombre de processus participant à la barrière * )

macro N () = 4 end_macro

( * Tous les processus Pj 6=i doivent exécuter * )

( * la barrière avec la valeur not(b) de sense * )

macro Inev_Barrier_Pass (i, b) =

forall j : nat among { 0 ... N - 1 } . (

(j <> i) implies

mu X . (

[ { store ! j ! b } ] false

and

(< true > true and [ not { store ! j ! not (b) } ] X)

)

)

end_macro

( * Le premier cycle de la barrière avec la valeur false de sense* )

[ ( not { store ? any ? any })* .

{ store ? i :nat ! false }

] Inev_Barrier_Pass (i, true)

and

( * Un cycle intermédiaire * )

[ true * .

{ store ? any ? b :bool } .

(not { store ? any ? any })* .

{ store ? i :nat ! not (b) }

] Inev_Barrier_Pass (i, b)
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Conclusion du chapitre

Dans ce chapitre, nous avons vérifié que les aspects logiciels et matériels
de notre système ont été correctement modélisés en utilisant la méthode
du model-checking.

Nous avons spécifier les propriétés du bon fonctionnement en utilisant
la logique temporelle de l’outil EVALUATOR, le µ-calcul régulier. C’est
une logique temporelle qui fait partie des logiques temporelles avec opé-
rateurs de point fixe, connues pour leur expressivité et utilisées pour la
description de propriétés arborescentes sur les STEs.

La vérification des aspects matériels qui concerne le protocole de co-
hérence de caches (les états des caches, le type de transfert) et la latence
d’accès en fonction des niveaux des transfert dans la topologie considé-
rée, a nécessité la définition de nouveaux types algébriques en LOTOS, à
savoir un type spécifiant les états d’une ligne de caches, un type spéci-
fiant les différents types possibles d’un transfert et un type spécifiant les
différents niveaux possibles d’un transfert.

La vérification des aspects logiciels dépend fortement de l’algorithme
MPI. Dans le cas de l’algorithme ping-pong nous avons vérifier principa-
lement la bonne gestion des verrous et le bon ordonnancement des évé-
nements en termes d’envoi et de réception de paquets. Quant aux algo-
rithmes de barrière nous avons vérifier que tous les processus participant
à l’exécution de la barrière doivent participer au même cycle de barrière :
un processus ne peut pas entamer un nouveau cycle tant que les autres
processus n’ont pas quitté l’ancien cycle.
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Par ce chapitre nous arrivons au cœur du sujet de la thèse : l’évaluation
des performances.

Par souci de clarté et de précision, nous allons d’abord mettre au point
les étapes de génération de CTMC à partir d’une spécification LOTOS
augmentée d’informations stochastiques.

Nous discutons dans la seconde section, qui concerne l’analyse marko-
vienne, les différentes approches que nous avons étudiées pour l’insertion
des taux markoviens dans les spécifications LOTOS des algorithmes MPI
et la possibilité de génération de CTMC, ainsi que l’évaluation des indices
de performances par l’outil BCG_STEADY de CADP.

Nous achevons ce chapitre par la présentation des résultats de l’étude
stochastique sur les trois algorithmes que nous avons présentés dans le
chapitre 3, il s’agit du ping-pong, de la barrière tournament et de la barrière
combining tree.

Les aspects temporels que nous avons pris en compte dans l’étude des
performances de notre système peuvent être répartis en deux catégories :
les latences d’accès et les délais d’attente.

1. La latence d’accès correspond à la durée du transfert de la donnée
entre la source (mémoire ou cache) et la destination (cache), suite à
une demande d’accès en lecture ou en écriture.

2. Le délai d’attente correspond généralement à la durée d’un traite-
ment autre qu’un accès. Par exemple, l’instruction Wait() dans la
primitive receive.

103
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5.1 Génération de la CTMC

Les taux markoviens dans une spécification LOTOS correspondent à des
rendez-vous sur des portes de communication que nous avons nommées
portes stochastiques (voir la section 2.2.3).

Afin d’éviter la lourdeur de la manipulation de plusieurs portes sto-
chastiques, nous avons opté pour la déclaration d’une seule porte, appelée
latency pour modéliser les différents aspects temporels de notre système.
La modélisation des aspects temporels est faite de la manière suivante :

1. Modélisation d’une latence d’un accès :

LATENCY ! Pi of ID_Processor ! var of Address ! latency of Latency_Value ;

où latency est la latence d’accès du processus Pi à la variable var.

2. Modélisation d’un délai d’attente :

LATENCY ! Pi of ID_Processor ! wait of Nat ;

où wait est l’identificateur d’un délai d’attente. Par exemple, wait = 1
pour l’instruction Wait(1).

Dans le cas de la latence d’accès, on précise dans le rendez-vous sur la
porte latency l’identificateur du processus réalisant l’accès, le nom de la
variable et la latence de l’accès, afin de pouvoir effectuer des statistiques
sur les accès. Par exemple, évaluer (en moyenne) le nombre de miss1 réalisé
par variable, par processus ou par variable et par processus.

Dans le cas d’un délai d’attente, le rendez-vous sur la porte lambda

comporte deux offres, la première pour l’identificateur du processeur et la
seconde est un entier naturel identifiant le délai d’attente.

Le taux markovien d’une latence d’un accès ou un délai d’attente cor-
respond à son inverse :

Si latency > 0 est une latence d’un accès, alors λlatency = 1
latency est

son taux markovien.

Si wait > 0 est un délai d’attente, alors λwait = 1
wait est son taux

markovien.

Par exemple le taux markovien d’une latence d’accès en cache c_fsb

est donné par λC_FSB = 1
c_fsb .

Lors de la génération de l’IMC, les actions stochastiques sont transfor-
mées en taux markoviens de la forme "pre f ixe; rate λ", par l’application
du renommage (rename in), où préfixe est une suite de caractères et λ > 0
est la valeur du taux markovien .

Exemple 5.1 L’action stochastique suivante décrit la latence d’un accès du processus P0 à la
variable var située en sa mémoire locale

LATENCY ! P0 of ID_Processor ! var of Address ! M_FSB_1 of Latency_Value ;

On peut produire plusieurs transitions stochastiques représentant le même taux
markovien mais avec des préfixes différents :

1miss : la donnée est invalide dans le cache du processus demandeur
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• Un taux markovien avec un préfixe vide : "rate λM_FSB_1".

• Un taux markovien d’un accès réalisé par le processus P0 :
"P0; rate λM_FSB_1".

• Un taux markovien d’un accès à la variable var : "var; rate λM_FSB_1".

• Un taux markovien d’un accès à la variable var réalisé par le processus P0 :
"P0_var; rate λM_FSB_1".

Les IMC représentent un sur-ensemble strict des chaînes de Markov. Il
existe en effet une infinité de IMC qui n’appartiennent pas à la classe des
chaînes de Markov. La raison est que l’un des concepts de base des IMC,
"le potentiel d’interaction avec un environnement", n’est pas exprimable
avec les chaînes de Markov. Par conséquent, dans le but d’associer une
chaîne de Markov avec une spécification IMC, il est toujours nécessaire
que la spécification ne traite pas des interactions avec l’environnement.
Pour ce fait, nous procédons à l’abstraction de toutes les actions inter-
actives au moyen de l’opérateur d’abstraction "hide in". Ceci est indis-
pensable pour la détermination de la chaîne de Markov représentant le
comportement de la spécification.

L’abstraction des actions interactives s’avère une condition nécessaire
mais non suffisante pour déterminer la chaîne de Markov, en raison du
comportement non-déterministe qu’elle engendre sur les états comportant
plusieurs transitions interactives sortantes. Par exemple, le comportement
B de la figure 5.1 spécifie un comportement qui n’est pas complètement
déterministe : au niveau de l’état 2 la décision entre la branche gauche est
la branche droite est un choix non-déterministe.
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Fig. 5.1 – Exemple de IMC non-déterministe

La présence du non-déterminisme entrave l’analyse stochastique de
beaucoup d’IMC, mais d’autre part un large éventail d’IMC peuvent être
transformées en chaînes de Markov par l’application de la réduction sto-
chastique modulo la bisimulation faible (les axiomes cités dans 2.4) après
l’abstraction de toutes les actions interactives. Le comportement C illustré
dans la figure 5.1 est une CTMC résultant de la réduction stochastique du
comportement B.

L’application de la réduction stochastique ne garantit pas souvent une
élimination totale des états non-déterministes, il existe en effet des IMC
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non-transformables en chaînes de Markov. Par exemple, notons λb et λc

les taux markoviens des transitions qui suivent les actions interactives b
et c respectivement dans le comportement A illustré dans la figure 5.1.
La réduction stochastique permet l’élimination du non-déterminisme uni-
quement si λb = λc = λ et dans ce cas la chaîne de Markov résultant de la
réduction stochastique correspond au comportement C, sinon (si λb 6= λc)
la réduction stochastique est incapable de supprimer le non-déterminisme.

Remarque 5.1 Dans un processus stochastique, tout comportement possède, à n’importe quel
point dans le temps, une probabilité unique, alors qu’en présence d’un comporte-
ment non-déterministe il est impossible de déterminer les probabilités.

On note par specλ
ALGO la spécification LOTOS de l’algorithme algo aug-

mentée de rendez-vous sur la porte stochastique lambda.
Les étapes de transformation de specλ

ALGO en IMC puis en CTMC sont
définies par l’utilisation des outils CADP, comme suit :

Étape 1 Génération du graphe specλ
ALGO.bcg à partir de la spécification

specλ
ALGO.lotos en utilisant GENERATOR 2 :

"specλ
ALGO.bcg" = generation of "specλ

ALGO.lotos"

Étape 2 Le graphe imcALGO.bcg est obtenu par le renommage de toutes les
transitions stochastiques figurant dans specλ

ALGO.bcg en taux marko-
viens :
"imcALGO.bcg" = total rename

"LATENCY ! P0 ! var ! M_FSB_1" → "P0 ; rate λM_FSB_1",
"LATENCY ! P0 ! 1|" → "P0 ; rate λWAIT_1",
· · ·
in "specλ

ALGO.bcg"

Étape 3 Finalement, la chaîne de Markov ctmcALGO.bcg est obtenue après
l’abstraction de toutes les transitions interactives à l’aide de l’outil
BCG_LABELS3 et l’élimination de toutes les transitions internes i par
l’application de la réduction stochastique modulo la bisimulation
faible par l’outil BCG_MIN :
"ctmcALGO.bcg" = branching stochastic reduction

of hide ACTION, WAIT
in "imcALGO.bcg"

Il est possible également de générer la CTMC en une seule étape :

"ctmcALGO.bcg" = branching stochastic reduction
of hide ACTION, WAIT
in total rename

"LATENCY ! P0 ! var ! M_FSB_1|" → "P0 ; rate λM_FSB_1",
"LATENCY ! P0 ! 1" → "P0 ; rate λWAIT_1",

· · ·
in generation of "specλ

ALGO.lotos"

Ces étapes sont décrites dans un fichier script SVL, permettant ainsi
une sorte d’automatisation de la génération de CTMC et l’obtention des
mesures de performances.

2http://www.inrialpes.fr/vasy/cadp/man/generator.html
3http://www.inrialpes.fr/vasy/cadp/man/bcg_labels.html

http://www.inrialpes.fr/vasy/cadp/man/generator.html
http://www.inrialpes.fr/vasy/cadp/man/bcg_labels.html
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Ces étapes décrivent une démarche de base pour l’obtention de la
CTMC. Nous allons voir dans la section 6 que le problème de l’explo-
sion de l’espace d’états a nécessité la définition d’autres démarches basées
principalement sur la génération compositionnelle.

5.2 Analyse stochastique

5.2.1 Insertion des taux markoviens dans la spécification LOTOS

La définition d’une approche permettant l’insertion des aspects tempo-
rels aux bons endroits dans la spécification LOTOS est d’une très grande
importance pour la réussite de l’analyse stochastique. En revanche, cela
nécessite, non seulement une bonne connaissance du comportement du
système, mais aussi bien une bonne compréhension de son modèle.

Le parallélisme et le protocole de cohérence de caches ont joué un rôle
primordial dans l’évolution de la complexité du modèle et, par consé-
quent la difficulté de sa compréhension. Cela a rendu la définition d’une
approche pour l’insertion des aspects temporels dans la spécification LO-
TOS, une mission non-évidente malgré le nombre raisonnable de possibili-
tés.

Nous présentons dans cette section les différentes approches que nous
avons étudiées et analysées pour la génération du comportement stochas-
tique de notre système. Seule l’approche 3 a permis de mener une analyse
stochastique correcte et d’obtenir des résultats conformes aux mesures ex-
périmentales, contrairement aux approches 1 et 2.

Nous partons de la spécification LOTOS décrivant le comportement
fonctionnel d’un algorithme MPI nommé algo, donnée par le schéma de
synchronisation suivant :

specALGO := (
n − 1

|||
i=0

Pi) |[action]| transfer(m, c) (5.1)

avec :

• n est le nombre de processus participant à l’exécution de algo.

• (
n−1
|||

i=0
Pi) est une abréviation pour P0 ||| P1 ||| . . . ||| Pn−1.

• Pi décrit l’exécution d’un processus parallèle de algo sur le proces-
seur Pi :

- Si algo est un algorithme de ping-pong alors
P0 ≡ ping [action, wait](p0, p1) et
P1 ≡ pong [action, wait](p1, p0)

- Si algo est algorithme de barrière alors
Pi ≡ barrier [action, wait](pi).

• action est la porte modélisant les accès.

• wait est la porte modélisant les délais d’attente.

• transfer est le processus qui gère la mémoire (M) et les caches (C)
et satisfait les demandes d’accès.
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• Approche 1

Dans un premier temps nous avons tenté la génération de l’IMC à partir
de la spécification LOTOS sans l’ajout de portes stochastiques.

Approche 1 Les portes action et wait sont des portes stochastiques, elles sont transformées
en taux markoviens lors de la génération de l’IMC.

D’après le schéma de synchronisation 5.1, cette approche ne satisfait
pas la règle 2.1 qui consiste à interdire la transformation des portes de
synchronisation en taux markoviens. Rappelons que cette règle est impo-
sée par fait qu’il est impossible de calculer le taux markovien d’une action
résultante d’une synchronisation (voir 2.2.2). Cependant la sémantique de
la synchronisation sur la porte action dans notre modèle met en cause la
raison de cette interdiction, car le taux markovien de l’action résultante de
la synchronisation sur action est connu et ne nécessite aucune évaluation,
il s’agit du taux markovien de la latence d’accès.
Plus précisément :

Les participants à la synchronisation sur la porte action sont les
processus Pi et le processus transfer. Les rendez-vous sur action

modélisent des demandes d’accès (des requêtes) d’un point de vue Pi,
et des acquittements d’un point de vue transfer.
En se basant sur l’interprétation stochastique de la synchronisation,
cette dernière n’est possible entre Pi et transfer qu’après la fin de
la demande d’accès et après la fin de l’acquittement, mais en raison
de la modélisation atomique des accès dans laquelle il n’y a pas de
distinction stochastique entre les différentes phases des accès, les de-
mandes d’accès et les acquittement sont des rendez-vous instantanés.
Une synchronisation sur la porte action modélise la réalisation d’un
accès (demande + acquittement) auquel nous associons un taux mar-
kovien correspondant à la latence de l’accès.

Malgré la possibilité de transformation de la porte action en taux mar-
kovien, l’approche suscite une incohérence entre le comportement fonc-
tionnel et stochastique. Ceci se traduit par la perte de la concurrence entre
les processus Pi dans le comportement stochastique (CTMC) en cas des
accès en conflit.

Pour mieux expliquer cette incohérence, nous allons utiliser le schéma
de synchronisation 5.1 pour n = 2 (P0 et P1) avec Pi réalisant une suite
infinie d’accès en écriture à une variable partagée var, un comportement
spécifié par le processus LOTOS proc défini ci-dessous. On suppose que
les processeurs P0 et P1 se trouvent sur le même bus dans une architecture
appliquant le protocole de cohérence de caches A.

process PROC [ACTION](P : ID_Processor) : noexit :=

ACTION ! P ! var ! Store ! Memory_Val(0) ! latency :Latency_Value ;

PROC [ACTION](P)

endproc
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La mise en parallèle de P0 et P1 engendre des conflits d’accès pour la
variable partagée var.

Un conflit d’accès se produit à chaque fois qu’il y a plusieurs demandes
(≥ 2) d’accès simultanées pour la même donnée .

On reconnait un conflit d’accès dans le comportement fonctionnel par
les latences figurant dans les actions modélisant les accès. La figure 5.2
illustre le comportement fonctionnel du premier cycle d’accès de P0 et P1
(premier accès en écriture). Initialement la variable var n’est valide qu’en
mémoire :

ACTION !P0 !var !Store !0 !M_FSB_1

ACTION !P1 !var !Store !0 !C_FSB

ACTION !P1 !var !Store !0 !M_FSB_1

ACTION !P0 !var !Store !0 !C_FSB

Comportement fonctionnel

P0; rate λM_FSB_1

P1; rate λC_FSB

P1; rate λM_FSB_1

P0; rate λC_FSB

Comportement stochastique

Fig. 5.2 – Comportement fonctionnel et stochastique du premier cycle d’accès en écriture

• La branche gauche : le processus P0 accède en premier à la variable
var et effectue un transfert depuis la mémoire avec un taux λM_FSB_1.
Ce transfert est suivi d’un transfert cache par P1 avec le taux mar-
kovien λC_FSB, car après le premier accès en écriture la donnée n’est
valide que dans le cache de P0.

• La branche droite : on constate le même comportement que celui
réalisé au niveau de la branche gauche, mais cette fois c’est P1 qui
accède en premier à la donnée et effectue un transfert depuis la mé-
moire et P0 effectue un transfert depuis le cache de P1 par la suite.

Dans le comportement des deux branches, l’accès au cache ne peut être
effectué que si le délai d’accès à la mémoire a pris fin, imposant ainsi une
séquentialité stochastique dans les accès pour un comportement initiale-
ment prévu en parallèle, d’où la cause de l’incohérence des mesures de
performance obtenues par l’application de cette approche.

Dans la machine réelle, un conflit d’accès est résolu au moyen d’un
mécanisme de gestion de conflits dans lequel il y a une prise en compte de
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plusieurs paramètres, comme l’identificateur des processeurs, la distance
entre la source et les différentes destinations possibles de la donnée, le
type d’accès et l’historique des accès.

La spécification de ce mécanisme en LOTOS nécessite d’abord la consi-
dération des différentes phases des accès au niveau de l’architecture ma-
térielle, ce qui engendre la modélisation du comportement de plusieurs
composants matériels, par exemple, le bus et les contrôleurs de nœuds et
de modules dans l’architecture FAME. Ainsi dans la spécification LOTOS,
un accès n’est plus une action atomique mais plutôt une suite d’actions.

Afin d’éviter l’explosion d’espace d’états du comportement fonctionnel
et stochastique de notre système, nous avons opté pour la préservation de
l’atomicité des accès dans le modèle et par conséquent l’abstraction de la
gestion des conflits dans la spécification LOTOS.

• Approche 2

Cette approche respecte la règle 2.1 par l’insertion des taux markoviens
moyennant une nouvelle porte stochastique.

Approche 2 Les taux markoviens des latences d’accès correspondent à des rendez-vous sur
une porte stochastique nommée latency dans le processus transfer et, wait

restant une porte stochastique.

On note par transfer_latency le processus LOTOS spécifiant le nou-
veau comportement du processus transfer. Il consiste en la réalisation
d’un rendez-vous sur la porte stochastique latency après chaque rendez-
vous sur la porte action, comme décrit ci-dessous.

process TRANSFER_LATENCY [ACTION, LATENCY](M :Memory, C :Cache) : noexit :=

ACTION ? P :ID_Processor ? adr :Address ? op :ID_Action

? val :Memory_Value ? latency :Latency_Value

[
(((op == Load) and (val == Load_Memory(M, adr))) or

((op == Fetch_and_decrement) and

(val == Load_Memory(Update_Memory(M, adr, op, val), adr))) or

(op == Store)

) and

(latency == Evaluation_Latency(M, C, op, adr, P))

] ;

LATENCY ! P ! adr ! latency ;

TRANSFER_LATENCY [ACTION, LATENCY](Update_Memory(M, adr, op, val),

UpDate_Cache(C, op, adr, P))

endproc

Nous avons constaté que l’utilisation du processus transfer_latency

dans le cas des processus Pi qui réalisent aussi des traitements autres que
les demandes d’accès, des rendez-vous sur la porte wait, par exemple,
crée des choix entre les taux markoviens des différents traitements qui
sont fonctionnellement réalisés de façon séquentielle, comme expliqué
dans l’exemple 5.2.
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Exemple 5.2 Soit le comportement du processus Pi modélisé par le processus LOTOS proc

défini comme suit :

process PROC [ACTION, WAIT](P : ID_Processor) : noexit :=

ACTION ! P ! var ! Store ! Memory_Val(0) ! latency :Latency_Value ;

WAIT ! P ! 0 of Nat ;

PROC [ACTION, WAIT](P)

endproc

Le processus Pi réalise une suite infinie d’un accès en écriture suivi d’une
attente d’un certain délai. La figure 5.3 illustre le comportement stochastique
(IMC) résultant de la synchronisation du processus P0 et transfer_latency

sur la porte action pour la première demande d’accès et la première attente.
D’après la spécification LOTOS de proc, le rendez-vous sur la porte wait

a toujours lieu après le rendez-vous sur la porte action, ce qui signifie stochas-
tiquement que P0 ne peut effectuer une attente que si le délai de l’accès à pris
fin, c’est à dire le rendez-vous sur la porte latency eu lieu. Cet ordonnancement
n’a pas était respecté dans l’IMC générée comme illustré dans la figure 5.3 : les
taux markoviens de l’accès et de l’attente décrivent un comportement stochastique
concurrent pour un comportement prévu séquentiel. Ce parallélisme entre les taux
markoviens est dû au fait que P0 n’a pas été informé de la fin du taux markovien
de son accès en écriture (réalisation du rendez-vous sur latency).

ACTION !P0 !var !Store !0 !M_FSB_1

P0; rate λM_FSB_1 P0; rate λwait1

P0; rate λwait1 P0; rate λM_FSB_1

Fig. 5.3 – IMC par le processus transfer_latency

Pour pallier ce problème, nous avons défini une nouvelle porte end

qui marquera la fin de l’insertion du taux markovien des accès. On note
par PEND

i et transfer_end, les processus Pi et transfer_latency aug-
mentés par des rendez-vous sur la porte end respectivement. Ainsi, PEND

i
et transfer_end se synchronisent sur les portes action et end.
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process TRANSFER_END [ACTION, LATENCY, END](M :Memory, C :Cache) : noexit :=

ACTION ? P :ID_Processor ? adr :Address ? op :ID_Action

? val :Memory_Value ? latency :Latency_Value

[
(((op == Load) and (val == Load_Memory(M, adr))) or

((op == Fetch_and_decrement) and

(val == Load_Memory(Update_Memory(M, adr, op, val), adr))) or

(op == Store)

) and

(latency == Evaluation_Latency(M, C, op, adr, P))

] ;

LATENCY ! P ! adr ! latency ;

END ! P ;

TRANSFER_END [ACTION, LATENCY, END](Update_Memory(M, adr, op, val),

UpDate_Cache(C, op, adr, P))

endproc

Remarque 5.2 Les synchronisations sur la porte end ne font pas partie de la modélisation des
accès, ainsi leur atomicité est totalement préservée.
Le rôle de la porte end est limité à l’interdiction des conflits entre les taux mar-
koviens des différents traitements : accès et attente.

On note par specEND
ALGO le schéma de synchronisation spécifiant les as-

pects temporels de algo par les rendez-vous sur les portes stochastiques
latency et wait.

specEND
ALGO := (

n − 1
|||

i=0
PEND

i ) |[action, end]| transfer_end(m, c) (5.2)

Le modèle stochastique que nous avons obtenu par l’application des
étapes de génération de CTMC décrites dans la section 5.1 sur la spécifica-
tion specEND

ALGO dénote le comportement d’une IMC en guise de CTMC :
la réduction stochastique n’a pas réussi à éliminer toutes les transi-
tions internes "i". L’IMC obtenue fait partie de l’ensemble des IMC non-
transformables en CTMC.

Il était primordial, avant de se lancer dans la recherche et la définition
d’une nouvelle approche garantissant la génération de CTMC, de com-
prendre la cause et d’explorer l’origine de l’échec de la réduction stochas-
tique dans l’élimination des états non-déterministes.

L’analyse du non-déterminisme au niveau d’IMC après l’abstraction des
actions interactives et l’application de la réduction stochastique ne garan-
tit pas l’obtention de résultats concluants a propos de l’origine du non-
déterminisme, car ces transformations donnent généralement un aspect
irrégulier au comportement de l’IMC par rapport au comportement du
système : il est pratiquement impossible d’établir le lien entre les actions
internes et leur origine en tant que actions interactives après la réduc-
tion stochastique. Pour cette raison, nous avons effectué notre étude sur
le comportement généré à partir de la spécification specEND

ALGO au niveau
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de trois étapes de transformation : avant abstraction, après abstraction,
après abstraction et réduction stochastique, en se basant sur la définition
du non-déterminisme donnée ci-dessous.

Définition 5.1 Un système de transitions étiquetées M = (S, A, T, s0) est dit non-déterministe
ssi :

∃ s¬d ∈ S, ∃ E ⊂ S tel que ∀ s′ ∈ E : ∃ a ∈ A et s¬d
a→ s′ ∈ T, |E| ≥ 2

Si toutes les actions des transitions sortantes de l’état non-déterministe s¬d
sont identiques, alors on dit qu’il s’agit d’un non-déterminisme interne, sinon on
dit que c’est un non-déterminisme externe.

Le non-déterminisme interne n’est pas uniquement lié aux actions
internes. La différence de base entre le non-déterminisme externe et in-
terne est que le non-déterminisme externe peut être résolu par le biais de
certains influences externes, contrairement au non-déterminisme interne
qui est effectivement hors du contrôle de l’environnement. La figure 5.4
illustre quelques exemples des différents types de non-déterminisme :

• Le comportement A comprend un non-déterminisme externe (le
choix entre les actions interactives b et c). La synchronisation sur
l’action c avec le comportement stop engendre un comportement dé-
terministe : le branche avec l’action c sera éliminée.

• Le comportement B comprend un non-déterminisme interne par des
actions interactives. La synchronisation sur l’action a avec n’importe
quel comportement externe, ne permet pas l’élimination du non-
déterminisme.

• Le comportement C comprend un non-déterminisme interne par des
actions internes i.

µ

a

b c

λ ν

A

a a

λλ

B

i i

λ µ

µ λ

C

Fig. 5.4 – Exemples de comportements non-déterministes

Le non-déterminisme est une notion importante dans les processus in-
teractifs et les algèbres de processus en général. Il est utilisé dans la mo-
délisation de plusieurs aspects, qui autrement ne pourraient pas être ex-
primés [86] :
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• Libre implémentation (Implementation freedom) : pour un processus
interactif qui peut être considéré comme une spécification abstraite,
le non-déterminisme représente une liberté dans son implémenta-
tion. C’est à dire, si pour un certain état il y a deux transitions qui
peuvent être choisis de façon non-déterministe, alors l’implémenta-
tion ne pourrait avoir qu’une seule des deux transitions.

• Libre ordonnancement (Scheduling freedom) : représente l’utilisation
classique du non-déterminisme. Plusieurs processus s’exécutent en
parallèle et il y a une liberté dans le choix du processus exécutant la
prochaine transition.

• Environnement externe : les actions interactives représentent des in-
teractions possibles avec l’environnement par le biais de synchro-
nisations. Les capacités d’interaction avec cet environnement in-
fluencent la façon dont le choix est déterminé.

Nous avons analysé le comportement de notre système, ainsi que sa
modélisation en LOTOS par rapport aux aspects engendrant le non-
déterminisme cités ci-dessus et, nous avons mis en évidence ses carac-
téristiques déterministes et non-déterministes :

• Les caractéristiques déterministes :
(a) Les primitives MPI engendrent un comportement déterministe :

l’exécution des instructions est séquentielle et le choix entre
elles est toujours conditionné (généralement par le contenu des
variables).

(b) Les changements des états des caches et l’évaluation des types
de transfert sont soumis à des règles bien précises : le protocole
de cohérence de caches.

(c) Aucune interaction avec l’environnement externe n’est présente
dans le modèle : dans la spécification LOTOS, il n’existe pas de
rendez-vous de la forme g ? . . . où g est une porte qui ne fait
pas l’objet de synchronisation.

(d) Le comportement fonctionnel généré à partir de la spécification
specALGO (avant l’insertion des taux markoviens) ne comporte
pas d’actions internes (zéro i-transitions).

• Les caractéristiques non-déterministes :
(a) Les processus Pi sont complètement parallèles entre eux.
(b) Dans le modèle LOTOS, toutes les demandes d’accès sont trai-

tées par un seul processus central transfer (transfer_end

dans specEND
ALGO).

(c) Dans le cas d’un conflit d’accès, les accès sont fonctionnel-
lement parallèles mais stochastiquement séquentiels (exemple
illustré dans la figure 5.2).

Le comportement des processus PEND
i et Pi généralement, est une suite

infinie de demandes d’accès et, par conséquent, une suite infinie de de-
mandes de synchronisation sur la porte action avec le processus trans-
fer. Dans la spécification LOTOS des processus PEND

i il n’y a pas de no-
tion de passage de temps concernant les accès, c’est à dire entre deux
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demandes d’accès il y a zéro temps passé, ce qui implique que les processus
PEND

i sont en demande permanente de synchronisation sur la porte action.
Supposons que le processus transfer_end répond à une demande

d’accès de PEND
0 par la synchronisation sur la porte action, ainsi il ne

peut satisfaire d’autres demandes qu’après l’insertion du taux markovien
de la latence d’accès de PEND

0 et l’informer que le rendez-vous sur latency

a lieu par la synchronisation sur la porte end, par conséquent :

1. Tous les processus PEND
i 6=0 sont en attente de la réalisation de la syn-

chronisation entre transfer_end et PEND
0 sur la porte end, ce qui

signifie qu’ils ne peuvent réaliser un accès qu’après un délai moyen
correspondant à la latence de l’accès de PEND

0 , contredisant ainsi le
comportement parallèle prévu ente les processus PEND

i .

2. Suite à la réalisation de la synchronisation entre transfer_end et P0
sur la porte end, le processus transfer_end reçoit des demandes
d’accès de tous les processus y compris PEND

0 (les processus PEND
i 6=0

étaient déjà en attente et PEND
0 entame une nouvelle demande), ainsi

il se trouve dans une situation de sélection non-déterministe : toutes
les demandes d’accès arrivent en même temps.

D’un point de vue stochastique , la probabilité que les demandes d’ac-
cès arrivent en même temps est nulle selon la propriété 2.5 de la loi de
distribution exponentielle (voir la section 2.2.1), et pour cette raison, la ré-
duction stochastique est incapable d’éliminer les états non-déterministes
dans l’IMC générée à partir de la spécification specEND

ALGO.

• Approche 3

Approche 3 Insertion des taux markoviens par des rendez-vous sur la porte stochastique la-
tency dans un nouveau processus LOTOS nommé latency_proc.

On note par specLATENCY
ALGO le schéma de synchronisation spécifiant les

aspects temporels de algo par les rendez-vous sur les portes stochastiques
latency dans le processus latency_proc,

specLATENCY
ALGO =

n − 1
|||

i=0
(Pi |[action, wait]| latency_proc(Pi))

|[action]|
transfer(m, c) (5.3)

Le processus latency_proc possède un comportement récursif d’une
fonctionnalité noexit. Il est paramétré par les portes interactives action

et wait et, par la porte stochastique latency, ainsi que l’identificateur
du processus. Son rôle consiste en l’insertion des taux markoviens suite
à chaque accès (synchronisation sur la porte action) ou à une attente
(synchronisation sur la porte wait) par la réalisation de rendez-vous sur
la porte latency.
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process LATENCY_PROC [ACTION, LATENCY, WAIT](P : ID_Processor) : noexit :=

ACTION ! P ? adr :Address ? op :ID_Action ? val :Memory_Value

? latency :Latency_Value ;

LATENCY ! P ! adr ! latency ;

LATENCY_PROC [ACTION, LATENCY, WAIT](P)

[ ]

WAIT ! P ? id_wait :Nat ;

LATENCY ! p ! id_wait ;

LATENCY_PROC [ACTION, LATENCY, WAIT](P)

endproc

Le processus latency_proc(pi) participe à tous les rendez-vous que Pi
réalise sur la porte action et wait :

action : pour obtenir la latence de l’accès latency échangée sur
l’offre de type Latency_Value.

wait : pour préserver l’ordonnancement temporel des accès et des
attentes.

Remarque 5.3 Dans cette approche, la porte wait est interactive, contrairement aux approches
précédentes ou elle est considérée comme une porte stochastique. Ceci dans le but
d’assurer une insertion des taux markoviens des différents traitements (accès et
attente) conforme au comportement fonctionnel prévu initialement et interdire
ainsi les conflits entre eux (voir l’exemple 5.2).

Nous clarifions quelques points importants concernant la définition de
la spécification specLATENCY

ALGO :

1. Il est possible de reproduire le comportement généré par
specLATENCY

ALGO sans l’utilisation des processus latency_proc(pi). Ceci,
par la réalisation des rendez-vous sur la porte latency au niveau
des processus Pi après chaque demande d’accès (rendez-vous sur
action). En revanche, cette méthode éprouve une certaine lourdeur,
pour les modifications qu’elle engendre dans la spécification LOTOS
de Pi (insertion des rendez-vous sur la porte latency), ainsi que
la complexité qu’elle entraine pour la génération compositionnelle
(section 6.2) de l’IMC.

2. Chaque processus Pi se synchronise avec son propre processus
latency_proc(pi) afin d’éviter le problème de non-déterminisme
ainsi que la perte de la concurrence stochastique entre les processus
Pi. En effet, le modèle généré par l’utilisation d’un seul processus la-
tency_proc est similaire à celui généré par l’utilisation du processus
transfer_end (section 5.2.1).

3. Toutes les informations temporelles du système (les latences des ac-
cès et les délais d’attente) sont prises en charge par le processus
latency_proc afin d’assurer la cohérence stochastique des évène-
ments.

L’application de cette approche nous a permis de générer le comporte-
ment stochastique CTMC de notre système et par conséquent de pouvoir
évaluer ses performances.
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5.2.2 Évaluation des indices de performances

Nous définissons l’indice de performances LM d’un algorithme MPI
comme étant la latence moyenne de ses processus parallèles. Il est me-
suré en terme des latences d’accès et des délais d’attente.

L’interprétation de cet indice dépend fortement de la mission4 accom-
plie par l’algorithme :

LMping−pong : la latence moyenne d’un échange d’un message entre
processus.

LMbarrier : la latence moyenne de synchronisation entre plusieurs
processus.

Remarque 5.4 Il existe bien d’autres indices de performances, comme le débit maximal des don-
nées, mais que nous n’avons pas pris en compte dans notre procédure d’évaluation
des performances.

Définition 5.2 Soient LMALGO1 et LMALGO2 les indices de performances des algorithmes MPI
algo1 et algo2 respectivement, avec algo1 et algo2 accomplissant le même
type de mission. Nous avons :

Si LMALGO1 < LMALGO2 alors algo1 est plus performant que algo2

Question ? Comment évaluer l’indice de performance LM à partir de la spécification LOTOS ?

La figure 5.5 illustre le comportement de l’algorithme de ping-pong en
fonction de l’ordre d’exécution des primitives send et receive et le compor-
tement de la barrière entre deux processus en fonction de l’ordre d’arrivée
à la barrière par l’exécution de la primitive barrier_prim (P0 suivi de P1 et
inversement).

En se basant sur la définition des indices de performances de chaque
algorithme, nous avons :

cas de ping-pong : un cycle de ping-pong comprend deux exécutions de la
primitive send, la première par P0 et la seconde par P1 et deux exé-
cutions de la primitive receive, la première par P1 et la seconde par
P0. Ceci signifie l’envoi et la réception de deux messages. Si on note
LCycleping−pong la latence d’un cycle, alors :

LMping−pong =
LCycleping−pong

2
Avec 2 le nombre de messages échangés durant un cycle.

cas de barrière : un cycle de barrière comprend une seule exécution de la
primitive barrier_prim par processus : P0 suivi de P1 ou P1 suivi de
P0. Par conséquent, si LCyclebarrier est la latence d’un cycle, alors :

LMbarrier = LCyclebarrier

Remarque 5.5 Les comportements des algorithmes illustrés dans la figure 5.5 sont obtenus à
partir de la réduction des graphes générés depuis les spécifications LOTOS suite
à des renommages et des abstractions.

4La mission d’un algorithme de ping-pong consiste en l’échange de messages entre
processus et, en la synchronisation entre les processus pour un algorithme de barrière.
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send(P0, P1)

receive(P1, P0)send(P1, P0)

receive(P0, P1)

ping-pong

barrier_prim(P0)
barrier_prim(P1)

barrier_prim(P1)
barrier_prim(P0)

barrière

Fig. 5.5 – Le comportement de ping-pong et de barrière entre deux processus

Définition 5.3 Si LM est la latence moyenne de la mission d’un algorithme MPI et LCycle est la
latence moyenne d’un cycle de son exécution, alors le débit moyen DM est donné
par

DM =
1

LCycle
(5.4)

Par conséquent

LMping−pong =
1

2 DMping−pong

LMbarrier =
1

DMbarrier

représente le nombre moyen de missions réalisées par unité de temps (unité de
temps de la latence LM).

DMping−pong : le nombre moyen de messages échangés par unité de temps.

DMbarrier : le nombre moyen de synchronisations réalisées entre les proces-
sus par unité de temps.

Si on note par {Xt, t ∈ T} la CTMC représentant le comportement
stochastique de l’algorithme de ping-pong ou de barrière, alors d’après le
théorème 2.3, nous avons :

DM = ∑i∈S π∗
i λi

start

où :

• S est l’ensemble d’état de la CTMC {Xt, t ∈ T}.

• La quantité π∗
i représente la distribution stationnaire de la CTMC à

l’état i.

• λi
start est la somme des taux markoviens selon lesquels on quitte l’état

i. Ces taux représente les taux markovien des transitions correspon-
dant au début de la mission de l’algorithme.

L’outil BCG_STEADY de CADP permet l’évaluation du débit de toutes
les transitions markoviennes préfixées dans une CTMC.

Nous avons utilisé le préfixe start pour les transitions markoviennes
qui marquent le début de la mission de l’algorithme, afin de les distin-
guer des autres transitions. Ainsi la quantité retournée par BCG_STEADY
pour les transitions de préfixe start correspond au débit moyen DM de
l’algorithme.
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Nous définissons deux types de transitions par rapport à la mission de
l’algorithme dans le graphe BCG modélisant son comportement :

start : représente toutes les transitions qui marquent le début de la
mission de l’algorithme.

¬start : représente toutes les transitions qui ne marquent pas le dé-
but de la mission de l’algorithme.

Le début de la mission d’un algorithme MPI correspond à l’exécution de
la première instruction de ses primitives. Le tableau 5.1 illustre quelques
exemples de ces instructions dans l’algorithme ping-pong et la barrière
tournament.

Primitive 1ere instruction

send

if Local_Available_Ptr[i] != Null then . . . else . . .

ACTION ! Pi ! Local_Available_Ptr(Pi) ! Load ? val :Memory_Value
? latency :Latency_Value [val <> Null_Memory] ;

. . .

[ ]

ACTION ! Pi ! Local_Available_Ptr(Pi) ! Load ! Null_Memory
? latency :Latency_Value ;

. . .

tournament

case rounds [vpid] [round].role of
loser : rounds[vpid][round].opponent ˆ := sense ;

. . .
winner : repeat until rounds[vpid][round].flag = sense ;

. . .

ACTION ! vpid ! role(vpid,round) ! Load ! loser
? latency :Latency_Value ;

. . .

[ ]

ACTION ! vpid ! role(vpid,round) ! Load ! winner
? latency :Latency_Value ;

. . .

Tab. 5.1 – Les instructions qui marquent le début de mission

Dans les différentes primitives que nous avons modélisées, la première
instruction est une structure conditionnelle basée sur le contenu d’une
variable . Par exemple, le contenu de la variable Local_Available_Ptr dans
la primitive send et celui de la variable role dans la primitive tournament.
Ceci entraîne des difficultés dans la détection des actions de type start
dans les graphes comportementaux et stochastiques :

1. Les instructions conditionnelles engendrent un choix entre plusieurs
actions de type start.

2. Les actions de type start ne portent aucune information indiquant
qu’elles correspondent au début de l’exécution de la primitive, ce qui
crée une ambigüité avec d’autres actions identiques de type ¬start.
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Pour pallier ce problème, nous avons proposé deux méthodes pour
l’identification des actions de type start dans la spécification LOTOS :

Méthode 1 Ajouter aux rendez-vous sur les portes action, latency et wait une nouvelle
offre de type Nat sur laquelle deux valeurs possibles sont échangées : 0 pour une
action de type start et 1 sinon.

Exemple 5.3 Le processus proc défini ci-dessous réalise une suite infinie d’accès en lecture
suivie d’une attente d’un certain délai. La dernière offre du rendez-vous sur la
porte action (resp. la porte wait) donnée par " !0 of Nat" (resp. "!1 of Nat")
indique que l’action générée est de type start (resp. ¬start)

process PROC [ACTION, WAIT](P : ID_Processor) : noexit :=

ACTION ! P ! var ! Load ? val :Memory_Value ! latency :Latency_Value ! 0 of Nat ;

WAIT ! P ! 1 of Nat ! 1 of Nat ;

PROC [ACTION, WAIT](P)

endproc

Ci-dessous la nouvelle définition du processus latency_proc suite à l’ajout
du type des actions dans les rendez-vous sur toutes les portes :

process LATENCY_PROC [ACTION, LATENCY, WAIT](P : ID_Processor) : noexit :=

ACTION ! P ? adr :Address ? op :ID_Action ? val :Memory_Value

? latency :Latency_Value ? action_type :Nat ;

LATENCY ! P ! adr ! latency ! action_type ;

LATENCY_PROC [ACTION, LATENCY, WAIT](P)

[ ]

WAIT ! P ? id_wait :Nat ? action_type :Nat ;

LATENCY ! p ! id_wait ! action_type ;

LATENCY_PROC [ACTION, LATENCY, WAIT](P)

endproc

Notons que les rendez-vous sur la porte action dans le processus transfer

subissent également l’ajout de l’offre indiquant le type de l’action (start ou non).
Á l’étape de 2 de la génération de CTMC décrite dans la section 5.1, qui

consiste à renommer toutes les transitions stochastiques en taux markoviens, on
opte pour un renommage permettant à BCG_STEADY d’évaluer le débit DM en
précisant le préfixe start pour les taux markoviens issus de transitions de type
start, comme suit :

"LATENCY ! P ! var ! C_INT !0" → "start ; rate λC_INT",

"LATENCY ! P ! var ! M_FSB_1 !0"→ "start ; rate λM_FSB_1",

"LATENCY ! P ! var ! C_FSB !0" → "start ; rate λC_FSB",

"LATENCY ! P ! 1 !1" → "rate λwait_1"

Méthode 2 Ajouter un rendez-vous sur la porte wait dans les processus Pi avant la réalisation
de n’importe quel traitement (accès ou attente) :

WAIT ! P of ID_Processor !0 of Nat ;

où P est l’identificateur du processeur, et le chiffre 0 est réservé aux actions de
type start.
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Exemple 5.4 On reprend le comportement du processus proc de l’exemple 5.4 mais en mar-
quant le début de la mission par un nouveau rendez-vous sur la porte wait et
sans modifier les rendez-vous sur les portes action et wait.

process PROC [ACTION, WAIT](P : ID_Processor) : noexit :=

WAIT ! P ! 0 of Nat ;

ACTION ! P ! var ! Load ? val :Memory_Value ! latency :Latency_Value ;

WAIT ! P ! 1 of Nat ;

PROC [ACTION, WAIT](P)

endproc

Á la différence de la méthode précédente, où les taux markoviens des transi-
tions de type start correspondent aux taux markoviens des latences d’accès, dans
cette méthode, la transition stochastique modélisant le début de la mission de l’al-
gorithme ne fait pas partie de son comportement. Par conséquent, nous lui avons
attribué un taux markovien suffisamment grand pour qu’il n’ait pas un impact
sur la latence globale ou encore sur la performance de l’algorithme (un taux très
grand implique une latence très petite qui tend vers 0). Ainsi, nous avons appliqué
le renommage suivant :

"LATENCY ! P ! 0" → "start ; rate 100000",

"LATENCY ! P ! var ! C_INT" → "rate λC_INT",

"LATENCY ! P ! var ! M_FSB_1"→ "rate λM_FSB_1",

"LATENCY ! P ! var ! C_FSB" → "rate λC_FSB",

"LATENCY ! P ! 1" → "rate λwait_1"

L’utilisation de la méthode 1 présente un avantage en cas d’explosion
combinatoire de l’espace d’états du modèle, car elle n’engendre pas de
nouveaux états. En revanche, elle nécessite la modification de tous les
rendez-vous sur la porte action et wait dans tous les processus de la
spécification LOTOS : Pi, transfer et latency_proc.

L’inconvénient de cette méthode est que pour certaines études de per-
formances, elle nécessite des modifications au niveau de la spécification
LOTOS au lieu de simples modifications au niveau du fichier script SVL.
Par exemple, dans l’algorithme de barrière centralized, le premier accès est
un accès en lecture à la variable privée local_sense. Si nous nous intéressons
à l’étude de l’impact des variables sur les performances de l’algorithme,
nous allons comparer les résultats de deux modèles :

Modèle a : la CTMC générée comporte les taux markoviens concer-
nant tous les accès aux variables , y compris les taux markoviens des
accès aux variables privées. Nous utilisons de ce fait la spécification
LOTOS de la primitive centralized avec la précision que le premier
accès génère une transition de type start, comme suit :



122 Chapitre 5. Évaluation des performances par analyse numérique

process BARRIER [ACTION](P : ID_Processor) : exit :=

ACTION ! P ! local_sense(P) ! Load ? val :Memory_Value

? latency :Latency_Value ! 0 of Nat ;

ACTION ! P ! local_sense(P) ! Store ! Inv_Value(val)

? latency :Latency_Value ! 1 of Nat ;

ACTION ! P ! Count ! Fetch_and_decrement ? val :Memory_Value

? latency :Latency_Value ! 1 of Nat ;

. . .

endproc

Modèle b : la CTMC générée comporte les taux markoviens concer-
nant uniquement les accès aux variables partagées. Si nous utilisons
la spécification de la primitive centralized du modèle précédent, on
perd tout trace des transitions de type start, puisqu’on procède à
l’abstraction des taux markoviens des accès aux variables privées.
Pour éviter cela, il est nécessaire de modifier le type des rendez-
vous en terme de start et ¬start. Dans la primitive centralized le 3eme

rendez-vous sur la porte action génère une transition de type start,
car elle spécifie une accès à la variable partagée count.

process BARRIER [ACTION](P : ID_Processor) : exit :=

ACTION ! P ! local_sense(P) ! Load ? val :Memory_Value

? latency :Latency_Value ! 1 of Nat ;

ACTION ! P ! local_sense(P) ! Store ! Inv_Value(val)

? latency :Latency_Value ! 1 of Nat ;

ACTION ! P ! Count ! Fetch_and_decrement ? val :Memory_Value

? latency :Latency_Value ! 0 of Nat ;

. . .

endproc

L’utilisation de la méthode 1 nécessite des modifications au niveau de
la spécification des primitives de telle sorte qu’elles soient en cohérence
avec l’étude stochastique. Ce problème ne surgit pas avec la méthode 2

puisqu’il s’agit d’un rendez-vous qui ne fait pas partie du comportement
de l’algorithme. En revanche, la méthode 2 fait sensiblement augmenter la
taille de l’espace d’états.

Le tableau suivant indique la taille de la CTMC de la barrière centra-
lized générée par l’application de la méthode 1 et 2, pour le modèle b de
l’exemple précédent dans lequel nous avons masqué les latences d’accès
aux variables privées.
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Processus
Méthode 1 Méthode 2

États Transitions États Transitions

2 38 76 39 77

3 177 517 179 503

4 601 2.116 604 2.067

Tab. 5.2 – Comparaison de la taille de CTMC obtenue par l’application de méthodes
différentes pour distinguer les transitions de type start

La différence entre les graphes est très petite, est elle de l’ordre de
1, 4% (l’équivalent de 2 états environ). Pour cette raison nous avons opté
pour l’utilisation de la méthode 2 pour la facilité de son utilisation et son
adaptation à toutes les analyses de performances sans avoir besoin de faire
des modifications au niveau de la spécification LOTOS.

5.3 Applications

Nous présentons dans cette section les indices de performances des algo-
rithmes de ping-pong et de barrières dans l’architecture FAME.

Les comportements stochastiques sont obtenus par l’application des
étapes de génération de CTMC présentées dans la section 5.1, après l’inser-
tion des taux markoviens dans la spécification LOTOS suivant l’approche
5.2.1, ainsi que l’identification du début de la mission de l’algorithme par
le rendez-vous sur la porte wait selon la méthode 2.

Les indices de performances sont évalués par l’outil BCG_STEADY.

Remarque 5.6 Afin de faciliter la référence à l’indice de performance dans le cas des deux va-
riantes d’algorithme MPI (ping-pong et barrière), on appelle latence globale
la latence moyenne d’échange d’un message dans le cas de ping-pong et la latence
moyenne de synchronisation dans le cas des barrières.

Nous avons comparé les différents résultats (taille des graphes, les la-
tences) en utilisant le pourcentage de différence.

Rappelons qu’un pourcentage de différence entre deux valeurs x et y
est évalué selon la formule suivante :

|x − y|
(

x + y
2

)−1

100

5.3.1 Algorithme ping-pong

Les mesures expérimentales de la latence moyenne d’un échange d’un
message de longueur nulle réalisé par l’algorithme ping-pong (présenté
dans 3.3.1) sur l’architecture FAME ont montré qu’il n’est pas performant.
Cependant il n’y avait aucun indice justifiant ces mesures. En d’autre
terme, il était impossible de connaître la raison de la non-performance de
l’algorithme : est ce que c’est dû à des aspects matériels ou logiciels ?

Répondre à cette question fut l’objectif de départ de ce travail de thèse.
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Le tableau 5.3 ci-dessous illustre les latences globales mesurées expé-
rimentalement dans le cas du protocole de cohérence de caches A. Les
expériences ont montré que le nombre de paquets disponibles initiale-
ment dans la liste "Local_Available_list" n’ a aucun impact sur la latence
moyenne d’un échange de message.

Topologie LM (µs)

topology0 1,5

topology1 3

topology2 4,5

Tab. 5.3 – Les Latences expérimentales du ping-pong dans le cas du protocole de cohé-
rence de cache A dans l’architecture FAME

Nous avons évalué l’indice de performance de l’algorithme ping-pong
en faisant varier les paramètres suivants :

• Le nombre de paquets disponibles initialement dans la liste "Lo-
cal_Available_list".

• Le protocole de cohérence de caches : A et B.

• La topologie : topology0, topology1 et topology2.

Notons que notre étude de l’algorithme ping-pong 3.3.1 a fait l’objet de
la publication [8].

• La taille de l’espace d’états

L’augmentation du nombre de paquets disponibles initialement dans la
liste "Local_Available_list" a provoqué une explosion combinatoire de l’es-
pace d’états des différents comportements (fonctionnel et stochastique).
Ainsi, la génération de l’IMC s’est limitée à un nombre de paquets ≤ 2.

Nous avons tenté de contourner ce problème une utilisant le principe
de génération compositionnelle, que nous présenterons dans la section 6,
cependant, l’explosion de l’espace d’états surgit dès que le nombre de
paquets est supérieur ou égal à 4.

Le tableau 5.4 indique la taille de l’espace d’états des graphes BCG des
comportements stochastiques IMC et CTMC. Notons que, pour un nombre
de paquets égal à 3, la CTMC est obtenue par génération compositionnelle.
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Topologie Paquets Type
Protocole A Protocole B

États Transitions États Transitions

topology0

1
IMC 9.242 18.484 9.118 18.236

CTMC 2.477 4.954 2.407 4.814

2
IMC 127.756 255.512 120.686 241.372

CTMC 14.948 29.896 13.718 27.436

3
IMC – – – –

CTMC 33.289 66.578 29.186 58.372

topology1,2

1
IMC 9.341 18.682 9.217 18.434

CTMC 2.522 5.044 2.452 4904

2
IMC 127.855 255.710 120.785 241.570

CTMC 14.993 29.986 13.763 27.526

3
IMC – – – –

CTMC 33.316 66.632 29.213 58.426

Tab. 5.4 – La taille de l’espace d’états du comportement stochastique de l’algorithme de
ping-pong sur FAME et MESCA

Remarque 5.7 La taille de l’espace d’états des comportements stochastiques générés dans le cas de
la topology2 est identique à celle des comportements stochastiques générés dans
le cas de la topologie topology1.

La procédure de génération de CTMC implique une augmentation
considérable de la taille de l’espace d’états au niveau d’IMC. On constate
en effet que les IMC engendrent un espace d’états beaucoup plus grand
que celui du comportement fonctionnel et stochastique CTMC. La figure
5.6 illustre la variation de la taille de l’espace d’états dans le cas de 2
paquets dans le cas de l’architecture FAME. Pour générer la CTMC, on
passe d’un graphe de 23.571 états (modélisant le comportement fonction-
nel, voir le tableau 3.3) à un autre graphe 5 fois plus grand (environ) et
qui fait 127.756 états (IMC), pour obtenir enfin une CTMC de 14.948 états,
un graphe plus petit que les deux précédents.
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Fig. 5.6 – Variation de la taille de l’espace d’états entre le comportement fonctionnel et
stochastique

Cette variation entre la taille des graphes fonctionnels et stochastiques
est un résultat naturel de l’application du principe d’insertion des taux
markoviens dans la spécification LOTOS, qui consiste en la réalisation de
rendez-vous sur la porte latency suite à chaque synchronisation sur la
porte action, augmentant ainsi de façon saisissante la taille de l’espace
d’états des IMC.

Le problème d’explosion d’espace d’états a empêché l’étude de l’impact
du nombre de paquets sur la latence globale, dès lors, il était impossible
de confirmer ou d’infirmer la conclusion des mesures expérimentales (le
nombre de paquets n’impacte pas la latence).

• Analyse des indices de performances

Le tableau 5.5 illustre les latences moyennes d’échange de message dans
le cas du protocole de cohérence de caches A.

Topologie Paquets LM (µs)

topology0

1 1,4216

2 1,3021

3 1,2643

topology1

1 4,6921

2 4,2291

3 4,1189

topology2

1 7,8603

2 7,0794

3 6,9026

Tab. 5.5 – Les latences globales du ping-pong dans le cas du protocole de cohérence de
caches A, évaluées par BCG_STEADY
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La différence (moyennant le nombre de paquets) entre les latences
évaluées par BCG_STEADY et celles mesurées expérimentalement est de
12, 05% pour topology0, 36, 51% pour topology1 et 47, 06% pour topology2.
Cette différence est fondamentalement une conséquence de l’abstraction
de la gestion des conflits et la modélisation atomique des accès.

Nous considérons ces résultats comme acceptables pour deux princi-
pales raisons :

1. Le pourcentage de différence ne dépasse pas 50%.

2. Le but de l’étude n’est pas de construire un modèle permettant la
prédiction avec exactitude absolue des mesures expérimentales, mais
de montrer qu’un modèle assez abstrait du comportement d’un al-
gorithme MPI sur une machine CC-DSM possède suffisamment de
potentiel pour comparer les différentes topologies et obtenir des
latences cohérentes par rapport à la distance entre les processeurs
(plus les processeurs sont distants, plus la latence augmente).

Le tableau 5.6 illustre les latences globales dans le cas du protocole de
cohérence de caches B.

Topologie Paquets LM (µs)

topology0

1 2,2100

2 1,9270

3 1,8544

topology1

1 6,1682

2 5,3920

3 5,2159

topology2

1 10,2451

2 8,9548

3 8,6674

Tab. 5.6 – Les latences globales du ping-pong dans le cas du protocole de cohérence de
caches B, évaluées par BCG_STEADY

Les valeurs des latences illustrées dans le tableau précédent montrent
que le protocole A est plus performant que le protocole B (selon la défini-
tion 5.2). Ceci est justifié par la présence de séquences d’accès en lecture
suivie d’accès en écriture de la même variable partagée (voir la section
1.1.2).

Par exemple, dans la primitive send, les instructions 27 et 28 se tra-
duisent pas deux accès à la variable Incoming_Head_Ptr, le premier en lec-
ture et le second en écriture :

ACTION ! Pi ! Incoming_Head_Ptr(Pj) ! Load ! Null_Memory
? latency :Latency_Value ;

ACTION ! Pi ! Incoming_Head_Ptr(Pj) ! Store ! Val ? latency :Latency_Value ;
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Le tableau 5.7 donne le nombre de miss effectués sur les variables de
type paquet, pointeur et verrou. On constate qu’il y a en moyenne 14 miss
dans un échange de message dans le cas du protocole A, dont 14, 28% pour
les paquets, 50% pour les pointeurs et 35, 72% pour les verrous. Alors que
dans le cas du protocole B, il y a en moyenne 17 miss, dont 17, 65% pour
les paquets, 52, 94% pour les pointeurs et 29, 41% pour les verrous.

Ces résultats montrent que plus de 84% du temps est consacré à
la gestion de l’échange (mise à jour des variables pointeurs et verrous)
qu’à l’échange effectif de paquet. Ce qui justifie par conséquent la non-
performance de l’algorithme.

Pointeur Verrou Paquet

Protocole A 7 5 2

Protocole B 9 5 3

Tab. 5.7 – Nombre moyen de miss effectués sur les variables de l’algorithme de ping-
pong pendant l’échange d’un message

• Comparaison avec d’autres primitives send et receive

Nous avons comparé les performances de l’algorithme ping-pong utilisant
les primitives présentées dans la section 3.3.1 avec un autre algorithme
de ping-pong basé sur le même principe d’échange de message mais en
utilisant des primitives (send et receive) différentes.

On note par ping-pong2, send2 et receive2 le nouvel algorithme ping-pong
et ses primitives respectivement, afin de les distinguer de l’algorithme
3.3.1.

Les primitives utilisées dans l’algorithme ping-pong2 remplacent les
listes par des tampons sans verrous, exploitant le fait que ces listes ont
un seul lecteur (algorithmes similaires à ceux décrits dans [34]).

L’absence de la notion de "nombre de paquets disponible initialement" utili-
sée dans l’algorithme ping-pong a permis d’éviter le problème d’explosion
combinatoire dans la génération des comportements fonctionnels et sto-
chastiques de l’algorithme ping-pong2. En effet, l’évaluation des indices
des performances de l’algorithme ping-pong2 a nécessité uniquement la
variation de la topologie et du protocole de cohérence de caches.

Le tableau 5.8 indique la taille de l’espace d’états des graphes BCG
spécifiant le comportement fonctionnel (SPEC) et stochastique (IMC et
CTMC) de l’algorithme ping-pong2. On constate que le plus grand graphe
stochastique est une IMC qui fait 600 états seulement.
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Topologie Type
Protocole A Protocole B

États Transitions États Transitions

topology0

SPEC 74 148 68 136

IMC 576 1152 501 1002

CTMC 187 374 153 306

topology1,2

SPEC 74 148 68 136

IMC 600 1.200 525 1.050

CTMC 200 400 166 332

Tab. 5.8 – La taille de l’espace d’états du comportement stochastique de l’algorithme de
ping-pong2

Les latences d’échange de message de l’algorithme ping-pong2 présen-
tées dans le tableau 5.9, montrent bien la bonne performance de cet algo-
rithme par rapport à celle du ping-pong.

Topologie
LM (µs)

Protocole A Protocole B

topology0 0,6107 0,7444

topology1 1,6186 1,8976

topology2 2,6791 3,1345

Tab. 5.9 – Latences moyennes d’un échange de message réalisé par le ping-pong2 éva-
luées par BCG_STEADY

La différence entre les latences globales de l’algorithme ping-pong2 et
les latences mesurées expérimentalement de l’algorithme ping-pong dé-
passe les 50% dans toutes les topologies, elle est de 84, 36% dans le cas
de la topology0 et de 60, 30% et 51, 04% dans la topology1 et topology2 res-
pectivement.

Cette différence se justifie par le nombre miss effectués durant un
échange de message. Le nombre total des miss effectués dans cet algo-
rithme est égal à 6 (voir le tableau 5.10) alors que l’algorithme ping-pong
effectue en moyenne 14 miss avec le protocole A (différence de 80%) et 17
miss avec le protocole B (différence de 95, 65% environ).

Notons également que, dans l’algorithme ping-pong2 66, 66% seule-
ment des miss sont réalisés sur les variables de gestion (pointeurs), par
rapport à 85, 03% pour l’algorithme ping-pong.
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Pointeur Paquet

Protocole A et B 4 2

Tab. 5.10 – Nombre moyen de miss effectués sur les variables de l’algorithme de ping-
pong2 pendant l’échange d’un message

5.3.2 Algorithmes barrière

Le nombre de processus participant à l’exécution d’un algorithme de bar-
rière est un paramètre fondamental pour l’analyse de son indice de per-
formances. Cependant, il représente également la cause fondamentale de
l’explosion combinatoire de l’espace d’états des modèles fonctionnels et
stochastiques des algorithmes.

Nous présentons dans ce qui suit la taille des graphes BCG spécifiant
les comportements stochastiques ainsi que l’indice de performance des al-
gorithmes de barrières (tournament et combining tree) que nous avons pré-
sentés dans la section 3.3.

Les résultats des performances sont obtenus par l’application de la
méthode présentée dans la section 5.1 pour la génération du comporte-
ment stochastique et l’utilisation de BCG_STEADY pour l’évaluation des
latences. L’augmentation rapide de la taille de l’espace d’états à permis
d’effectuer l’analyse pour au plus 3 processus.

• La primitive barrière tournament

Le tableau 6.1 indique la taille de l’espace d’états des comportements sto-
chastiques de l’algorithme barrière tournament pour un nombre de proces-
sus allant de 2 à 4.

La différence entre la taille de l’espace d’états des graphes IMC et
CTMC est très importante, elle aller jusqu’ un facteur 200. Ceci a provoqué
une explosion combinatoire prématurée étant donné le nombre restreint
des processus participant à l’exécution de la barrière (maximum 4).
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Processus Topologie Type États Transitions

2

topology0
IMC 906 1.812

CTMC 156 312

topology1,2
IMC 906 1.812

CTMC 163 326

3

topology0
IMC 18.529 55.587

CTMC 1.643 4.872

topology1,2
IMC 18.529 55.587

CTMC 1.802 5.347

4

topology0
IMC 286.536 1.146.144

CTMC 13.516 52.650

topology1,2
IMC 286.536 1.146.144

CTMC 14.845 57.879

topology3
IMC 286.536 1.146.144

CTMC 14.245 55.513

Tab. 5.11 – La taille de l’espace d’états du comportement stochastique de l’algorithme de
tournament

Le tableau 5.12 présente la latence globale de la primitive tournament
en fonction du nombre de processus et lde a topologie du système.

L’algorithme de tournament montre une certaine performance quand
tous les processus participant à son exécution se trouvent dans le même
nœud (cas de la topology0). En effet, la latence globale ne dépasse pas
0, 84 µs pour une exécution entre 4 processus.

La latence globale de la barrière tournament est sensible au nombre
de processus. Par exemple, elle augmente de 0, 25% en passant de 2 à 3
processus dans les différentes topologies. En revanche, dans certains cas,
le bon choix de la topologie peut améliorer ce que le nombre de processus
a dégradé en terme de performances. Par exemple, le tournament entre 4
processus dans une topology0, topology1 ou topology3 est plus performant
que le tournament entre 3 processus dans une topology2.
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Processus Topologie LM (µs)

2

topology0 0,4193

topology1 1,0573

topology2 1,7459

3

topology0 0,6949

topology1 1,7627

topology2 2,9125

4

topology0 0,8327

topology1 2,1572

topology2 3,5722

topology3 2,5696

Tab. 5.12 – Latences moyennes de synchronisation par la barrière tournament

La variation du protocole de cohérence de caches n’a aucun impact sur
le comportement de la barrière tournament, on obtenait en effet les mêmes
graphes BCG (fonctionnel et stochastique) et les mêmes indices de per-
formance dans le cas du protocole A et B. Ceci s’explique par l’absence
d’accès en lecture suivi d’un autre en écriture pour la même variable par-
tagée dans le comportement de tournament (voir l’exemple 1.1).

Il nous est impossible d’en conclure la performance ou la non-performance
de la barrière tournament vu les indices de performances obtenus pour un
nombre relativement petit de processeurs (≤ 4) par rapport à la machine
réelle (≥ 16).

• Algorithme barrière combining tree

En vue de la taille de l’espace d’états des graphes BCG décrivant le com-
portement fonctionnel de la barrière combining tree (atteignant 498.896 états
pour 4 processus), la génération du comportement stochastique fut impos-
sible pour un nombre de processus ≥ 4.

Le tableau 5.13 indique la taille des graphes BCG de IMC et CTMC de
la barrière combining tree dans le cas de protocole de cohérence de caches
A et B.
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Processus ID_Tree Topologie Type
Protocole de caches A Protocole de caches B

États Transitions États Transitions

2 1

topology0

IMC 4.472 8.944 2.669 5.338

CTMC 683 1.366 429 858

topology1,2

IMC 4.506 9.012 2.703 5.406

CTMC 707 1.414 453 906

3

1

topology0

IMC 342.853 1.028.559 114.956 344.868

CTMC 25.380 75.798 9.116 27.170

topology1,2

IMC 351.393 1.054.179 117.550 352.650

CTMC 27.030 80.704 9.958 29.685

2

topology0

IMC 248.572 745.716 124.196 372.573

CTMC 25.380 75.798 9.116 27.170

topology1,2

IMC 261.431 784.293 126.005 378.015

CTMC 12.527 37.184 6.333 18.733

Tab. 5.13 – La taille de l’espace d’états du comportement fonctionnel et stochastique de
l’algorithme barrière combining tree

On constate que le taux de différence entre la taille des différents
graphes BCG dépasse dans la plus part des cas les 100%. La différence
moyenne entre la taille :

1. des graphes stochastiques par rapport aux deux protocoles de cohé-
rence de caches est en moyenne de 72, 70%

2. de la IMC et la taille de CTMC est en moyenne de 163, 44%

3. des IMC par rapport au nombre de processus est en moyenne de
192, 55%

4. des CTMC par rapport au nombre de processus est en moyenne de
183, 42%

Le nombre de processus et leur organisation en arbre combinatoire ont
un impact important sur la taille des graphes stochastiques, notamment
les IMC.

Le tableau 5.14 illustre les indices de performance de la barrière combi-
ning tree.
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Processus ID_Tree Topologie
LM (µs)

Protocole A Protocole B

2 1

topology0 0,5393 0,3576

topology1 1,2551 0,9723

topology3 2,0631 1,6120

3 1

topology0 1,0834 0,7332

topology1 2,4785 1,9191

topology3 4,0675 3,1751

2

topology0 0,5945 0,4545

topology1 1,3235 1,1106

topology3 2,1585 1,8158

Tab. 5.14 – Latences moyennes de synchronisation par la barrière combining tree

Cependant, cette fois, le protocole de cohérence de caches B a joué un
rôle avantageux, en générant des graphes IMC et CTMC remarquablement
plus petits que ceux générés pour le protocole A.

L’impact positif du protocole B ne s’est pas limité à la taille des graphes
stochastiques, mais aussi à la latence globale de la primitive, en faisant de
la barrière combining tree un algorithme plus performant avec le protocole
de cohérence de caches B.

Conclusion du chapitre

Dans ce chapitre, nous présentons la procédure d’évaluation d’indice de
performance de notre système. On part d’un modèle décrivant le compor-
tement fonctionnel du système dont les propriétés de bon fonctionnement
ont été vérifiées, nous procédons par la suite à l’insertion des aspects tem-
porelles (latences et délais d’attente) pour effectuer en fin l’analyse mar-
kovienne et obtenir l’indice de performance.

La définition d’une approche permettant l’insertion des aspects tem-
porels aux bons endroits dans la spécification LOTOS et assurant la réus-
site de l’analyse stochastique est une mission non triviale. L’approche doit
prendre en compte l’interprétation et l’impact du parallélisme et du pro-
tocole de dans le modèle stochastique.

Dans l’étude stochastique de l’algorithme ping-pong, la différence
(moyennant le nombre de paquets échangés) entre l’indice de perfor-
mance évalué par BCG_STEADY et celui mesuré expérimentalement ne
dépasse pas 50%, elle est principalement due à l’abstraction de la gestion
des conflits et la modélisation atomique des accès.

l’étude de performances des algorithmes de barrière permettent une
comparaisons entre les différentes primitives de barrière pour un nombre
très restreint (maximum 3) de processus en raison de l’explosion combi-
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natoire de l’espace d’états des modèles fonctionnels et stochastiques des
algorithmes.
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Chacun des algorithmes MPI que nous avons étudiés, possède un
ou plusieurs facteurs favorisant l’explosion combinatoire de l’espace

d’états du modèle spécifiant son comportement fonctionnel ou stochas-
tique. Par exemple, le nombre de paquets dans l’algorithme de ping-pong
et l’organisation des processus en arbre combinatoire dans la barrière com-
bining tree. En revanche, tous les algorithmes de barrière partagent un fac-
teur en commun : le nombre de processus participant à l’exécution de la
barrière.

En effet, la nature de algorithme n’est pas l’unique raison de d’explo-
sion d’espace d’états, puisque le principe d’insertion des taux markoviens
dans la spécification LOTOS favorise la croissance de la taille de l’espace
d’états, par conséquent la génération du comportement fonctionnel ne ga-
rantit pas toujours la génération du comportement stochastique (IMC et
CTMC).

L’insertion des taux markoviens dans la spécification LOTOS implique
des rendez-vous sur la porte latency après chaque synchronisation sur les
portes action et wait, ce qui engendre une augmentation remarquable de
la taille de l’espace d’états.

Par exemple, soit size(G) la taille de l’espace d’états du modèle G. Dans
le cas du protocole de cohérence de cache A et moyennant les différentes
topologies ainsi que le nombre de paquets et le nombre de processus, nous
avons :

137
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• ping-pong :
size(imc) ≈ 5 size(spec)
size(imc) ≈ 6 size(ctmc)
size(ctmc) ≈ size(spec)

• tournament :
size(imc) ≈ 22 size(spec)
size(imc) ≈ 11 size(ctmc)
size(ctmc) ≈ 1,6 size(spec)

• combining tree :
size(imc) ≈ 15 size(spec)
size(imc) ≈ 12 size(ctmc)
size(ctmc) ≈ 1,25 size(spec)

La différence entre la taille du comportement stochastique IMC et les
comportements SPEC et CTMC est incontestable. Quant à la différence
entre la taille du comportement fonctionnel SPEC et stochastique CTMC,
elle est relativement raisonnable.

La procédure de génération de CTMC 5.1 nécessite un passage obli-
gatoire par la génération d’un graphe intermédiaire (IMC)qui peut être
excessivement grand par rapport au graphe initial (SPEC) et au graphe
résultant (CTMC).

Trouver une solution pour contourner le problème d’explosion combi-
natoire d’états consiste à pousser la génération des comportements sto-
chastiques des différents algorithmes pour un nombre important de pa-
quets dans le cas de l’algorithme de ping-pong 3.3.1 et de processus dans
le cas des algorithmes de barrière, de telle sorte que l’on puisse générer
graphes initiaux (SPEC) intermédiaires (IMC) et finaux (CTMC) avec les
ressources de calcul disponibles.

Nous avons étudié principalement 3 solutions. La première consiste en
l’abstraction de toutes les informations qui n’influencent pas la latence
globale. La seconde solution tente la réduction de l’espace d’états des
graphes intermédiaires par la génération compositionnelle. La troisième
solution propose une nouvelle méthode d’insertion des taux markoviens
dans la spécification LOTOS sans l’ajout de nouveaux rendez-vous.

Nous avons choisi l’algorithme de barrière centralized pour la présenta-
tion de ces solutions, pour la simplicité de son comportement fonctionnel,
ainsi que le nombre modeste de variables utilisés : deux variable partagées
sense et count et une variable privée local_sense pour chaque processus.
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6.1 Plus d’abstraction

Afin d’augmenter l’efficacité de la réduction stochastique, nous avons ef-
fectué l’abstraction,

1. de toutes les transitions markoviennes représentant les latences d’ac-
cès aux variables privées ;

2. de tous les préfixes des transitions markoviennes. Elles sont par
conséquent de la forme "rate λ", sauf pour les transitions qui
marquent le début de la mission de l’algorithme, qui sont de la forme
"start; rate λ" ;

3. de toutes les transitions markoviennes représentant les latences d’ac-
cès internes, c’est à dire les transitions de la forme "rate λC_INT".

La première abstraction est justifiée par l’insensibilité de la latence globale
aux latences d’accès aux variables privées, car à part le premier accès ef-
fectuant un transfert depuis la mémoire, tous les autres accès qui suivent
effectuent des transferts internes possédant des latences très petites.

La seconde abstraction permet de favoriser la réduction stochastique
comme le prouve l’exemple 6.1.

Exemple 6.1 L’absence de préfixe dans les taux markoviens des transitions du comportement
E, illustré dans la figure 6.1, a permis sa minimisation en Ered (par l’application
de l’axiome A7 du tableau 2.4). Par contre la présence de préfixes différents (a
et b) dans les taux markoviens des transitions sortantes de l’état initial dans le
comportement E′ a empêché sa minimisation et par conséquent le graphe E′

red
résultant de la réduction de E′ est identique à E′.

E

rate 0, 4

rate 0, 4

rate 0, 6

rate 0, 6

Ered
rate 0, 8 rate 0, 6

E′

a; rate 0, 4

b; rate 0, 4

rate 0, 6

rate 0, 6

E′
red

a; rate 0, 4

b; rate 0, 4

rate 0, 6

rate 0, 6

Fig. 6.1 – Exemples de réduction stochastique

Remarque 6.1 Le débit moyen DM de la transition "start; rate λ" représente la somme des
débits de la mission de l’algorithme de tous les processus participant à son exécu-
tion. Pour obtenir la latence globale LM par processus il faut alors diviser d’abord
le DM sur le nombre de processus, ou encore appliquer la formule :

LM =
nb_proc

DM
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La troisième abstraction, qui consiste à éliminer toutes les latences d’ac-
cès internes, est justifiée par le fait que la latence d’un transfert interne
est négligeable par rapport aux latences des transferts caches et mémoire.
Cependant, cette abstraction n’est pas toujours possible pour tous les al-
gorithmes en raison du non-déterminisme qu’elle engendre, qui est finale-
ment dû aux demandes d’accès simultanées à une même variable partagée
par plusieurs processus. Pour plus de clarté, nous proposons l’exemple
suivant :

Exemple 6.2 On suppose que la latence d’un transfert interne est nulle.
Soient deux processus P0 et P1 exécutant l’instruction suivante à partir de

l’instant t0 :

repeat until var = true

sachant qu’initialement la variable var se trouve en mémoire et son contenu
est positionné à f alse.

À l’instant tn (n > 0) le processus P2 accède en écriture à la variable var et
positionne son contenu à true.

Mis à part le premier accès qui implique un transfert depuis la mémoire, tous
les accès de P0 et P1 réalisés avant tn ont engendré des transferts internes.

À l’instant tn quand le processus P2 accède en écriture à var il invalide l’état
de var dans les caches de P0 et P1. Par conséquent, le prochain accès de P0 et P1
nécessite un transfert depuis le cache de P2.

Comme les précédents accès de P0 et de P1 étaient d’une latence nulle (transfert
interne), leur demandes d’accès à var pour une dernière lecture arrivent en même
temps à P2 le mettant ainsi dans une situation de choix non-déterministe : servir
P0 en premier et par conséquent P1 accède à la donnée en mémoire ou inversement.

Le tableau 6.1 illustre la taille des graphes IMC et CTMC de l’algo-
rithme barrière centralized avant et après l’abstraction des latences d’accès
aux variables privées ainsi que les informations sur les transitions marko-
viennes, dans le cas du protocole de cohérence de caches A.

La différence en moyenne entre les IMC avant et après abstraction est
de 124% environ et, elle est de 111% entre les CTMC. Certes elle est re-
marquable et on peut même espérer l’atteinte d’un nombre important de
processus, mais avec la procédure de génération de CTMC décrite en sec-
tion 5.1, l’application de l’abstraction ne peut avoir lieu qu’après une gé-
nération complète de la IMC : abstraction tardive car l’explosion a déjà eu
lieu à la génération de l’IMC.

Mais nous allons voir dans ce qui suit que l’intérêt de ces abstractions
apparaît bien durant la génération compositionnelle.
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Processus Topologie Type
États

Avant abstraction Après abstraction

2

topology0

IMC 1.515 523

CTMC 111 39

topology1,2

IMC 1.553 545

CTMC 151 53

3

topology0

IMC 46.547 10.497

CTMC 643 179

topology1,2

IMC 48.796 11.280

CTMC 1.999 582

4

topology0

IMC 1.289.205 182.237

CTMC 2.731 604

topology1,2

IMC 1.371.503 200.061

CTMC 10.966 2.474

Tab. 6.1 – Comparaison des graphes stochastiques de la barrière centralized avant et
après abstraction (protocole A)

6.2 Génération compositionnelle

La génération compositionnelle consiste à générer le comportement du
système à partir de la composition de ses sous-comportements générés
indépendamment.

Notre but principal dans l’application de la génération composition-
nelle est de pouvoir éviter l’explosion intermédiaire des graphes, notam-
ment lors de l’insertion des taux markoviens.

Le schéma de synchronisation spécifiant les aspects temporels de l’algo-
rithme de barrière centralized dans une architecture CC-DSM

centralized =
n − 1

|||
i=0

(barrier(pi) |[action, wait]| latency_proc(pi))

|[action]|
transfer(m, c)

est par définition une composition de sous-comportements :

1. Le processus barrier(pi) spécifie le comportement de la primitive de
barrière centralized réalisée par Pi.

2. Le processus latency_proc(pi) permet l’insertion des taux marko-
viens de tous les accès ainsi que d’autres traitements comme les at-
tentes, réalisés par Pi.
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3. Le processus transfer(m, c) assure la gestion de la mémoire et les
caches.

Il est également possible de décomposer encore le comportement gé-
néré par le processus transfer en sous-comportements spécifiant la ges-
tion de la mémoire, les caches et les variables de façon indépendante.

Remarque 6.2 Seul le comportement du processus transfer offre la possibilité de la génération
du comportement en mémoire et/ou en caches des différentes variables de façon
indépendante. En effet, la décomposition du comportement du processus barrier

par variable détruit la structure de l’algorithme en terme d’ordre des accès et l’uti-
lisation d’un mécanisme permettant de respecter l’ordre des accès aux variables
engendre souvent des sous-comportements plus grands en terme d’espace d’états
que le comportement global de barrier.

La génération individuelle des sous-comportements directement à par-
tir de leur définition en LOTOS sans l’utilisation d’interfaces engendre
des séquences de transitions qui n’appartiennent pas au comportement
originel du système. Nous appelons ces séquencesparasites, car d’une
part, elles ne peuvent être éliminées que par le rassemblement de tous
les sous-comportements par des synchronisations et, d’une autre part,
leur présence provoque souvent l’explosion de l’espace d’états des sous-
comportements.

Une séquence parasite peut être une simple transition étiquetée par
une action obsolète. Par exemple, l’action suivante désigne un accès
en écriture à la variable count par un processus d’identificateur nul
(Nil_Processor) :

ACTION ! Nil_Processor ! count ! Store ! 4 ! C_FSB

Nous avons éliminé ce genre de séquences parasites en imposant des
contraintes sur les actions.

Une séquence parasite peut correspondre également à une suite d’accès
qui ne respecte pas l’ordre défini dans l’algorithme. Par exemple, il n’y a
jamais d’accès en écriture à la variable count suivi d’un accès en lecture à
la variable sense par le même processus :

ACTION ! P0 ! count ! Store ! 4 ! C_FSB

ACTION ! P0 ! sense ! Load ! False_Val ! C_FSB

Nous avons éliminé ce genre de séquences parasites en imposant des
contraintes sur les comportements.

Les contraintes sur les actions

On entend par les contraintes sur les actions des gardes imposées sur les
offres de réception (" ?") d’un rendez-vous. Ces contraintes permettent
l’élimination d’actions qui n’appartiennent pas l’ensemble d’actions du
comportement d’origine.

Nous avons défini pour chaque sous-comportement une interface-action
sous forme d’un processus LOTOS comportant toutes les contraintes sur
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les actions. Ainsi, le processus LOTOS spécifiant un sous-comportement
et respectant les contraintes imposées sur toutes les actions, est obtenu
par une composition totalement synchronisée du processus spécifiant le
sous-comportement sans contraintes et son processus interface-action.
Par exemple, le processus root_barrier spécifie le sous-comportement
de barrier respectant toutes les contraintes imposées par inter-
face_barrier :

root_barrier = barrier |[action, wait]| interface_barrier

Le tableau 6.2 décrit les différents sous-comportements de l’algorithme
barrière centralized, ainsi que leurs interfaces.

Processus Interface-action S/comportement Description

barrier interface_barrier root_barrier
Comportement de la primitive
de barrière réalisé par un seul
processus

latency interface_latency root_latency
Comportement des latences
d’accès aux variables partagées
et les latences d’attente pour un
seul processus.

transfer

interface_transfer root_transfer
Comportement de toutes les va-
riables partagées en mémoire et
en caches.

interface_cache root_cache Comportement de toutes les va-
riables partagées en caches.

interface_memory root_memory Comportement de toutes les va-
riables partagées en mémoire.

interface_local_sense root_local_sense
Comportement de la variable
privée local_sense en mémoire et
en caches.

interface_sense root_sense
Comportement de la variable
partagée sense en mémoire et en
caches.

interface_count root_count
Comportement de la variable
partagée count en mémoire et en
caches.

Tab. 6.2 – Sous-comportement de la barrière centralized

Le processus interface_barrier décrit ci-dessous est un exemple
d’interface-action pour le processus barrier dans le cas d’une topology0.
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process INTERFACE_BARRIER [ACTION, WAIT] : noexit :=

ACTION ? P :ID_Processor ? adr :Address ? op :ID_Action

? val :Memory_Value ? latency :Latency_Value

[
(P <> Null_Proc) and

(

( ( adr == local_sense(P) ) and

( (op == Load) or (op == Store) ) and

( (val == True_Val) or (val == False_Val) ) and

( (latency == C_INT) or (latency == M_FSB_1) )

) or

( ( adr == sense ) and

( (op == Load) or (op == Store) ) and

( (val == True_Val) or (val == False_Val) ) and

( (latency == C_INT) or (latency == C_FSB) or (latency == C_FSB_1))

) or

( ( adr == count ) and

( ( (op == Store) and (val = Count_Value)) or

( (op == Fetch_and_Decrement) and (val <> True_Val) and) ) and

( (val <> False_Val) and (Less(val, Count_Val) == True_Val) ) ) and

( (latency == C_INT) or (latency == C_FSB) or (latency == C_FSB_1))

)

)

] ;
INTERFACE_BARRIER [ACTION, WAIT]

[]
WAIT ? p :ID_Processor ? val :of Nat

[ (p <> Null_Proc) and (val == 0) ] ;
INTERFACE_BARRIER [ACTION, WAIT]

endproc

Le rendez-vous sur la porte action a lieu si :

1. L’identificateur de processus est différent de nul

2. et, si l’accès concerne la variable privée local_sense, il sera unique-
ment pour une lecture ou une écriture et la valeur lue ou écrite est
de type booléen (true ou false). Le transfert peut être interne ou de-
puis la mémoire locale.

3. sinon, si l’accès concerne la variable partagée sense, il doit vérifier les
mêmes contraintes que l’accès à la variable local_sense sauf, pour les
transferts, où il est également autorisé de faire des transferts depuis
des mémoires et des caches distants.

4. sinon, si l’accès concerne la variable partagée count, il sera pour une
écriture et la valeur écrite doit être égale au nombre de processus
participant à l’exécution de la barrière (Count_Value), sinon pour
une lecture-écriture atomique (Fetch_and_Decrement) et la valeur re-
tournée doit être inférieure à Count_Value. Le transfert peut être
depuis la mémoire ou le cache (interne, local ou distant).

Le rendez-vous sur la porte wait modélise le début de mission de l’al-
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gorithme uniquement, par conséquent, l’identificateur de processus doit
être différent de nul et la valeur val doit être 0.

La définition des processus interfaces pour contraindre les actions né-
cessite une très bonne connaissance du fonctionnement de l’algorithme :
le type des variables (partagées ou privées), le type d’accès pour chaque
variable (lecture, écriture, . . .), le type du contenu de chaque variable (boo-
léen, entier naturel, valeur maximale, valeur minimale, . . .).

Une interface-action efficace doit couvrir, plus au moins exactement,
toutes les actions du système, car si elle autorise des actions en plus, elle
provoque une augmentation de la taille de l’espace d’états et, en contre
partie, si elle autorise un nombre très strict d’actions au point d’éliminer
des séquences non-parasites, elle implique la génération d’un comporte-
ment différent de celui prévu initialement.

C’est pour ces raisons d’ailleurs que notre choix s’est porté sur l’algo-
rithme barrière centralized pour l’étude de la génération compositionnelle.
Contrairement aux autres algorithmes de barrière et même de ping-pong,
l’algorithme centralized utilise uniquement deux variables partagées et une
seule variable privée, et tous les processus participant à son exécution pos-
sèdent un comportement symétrique (par exemple, il y pas de notion de
processus père ou fils comme dans les algorithmes de barrière combining
tree et tournament).

Le tableau 6.3 représente une comparaison entre la taille du graphe
généré à partir du processus barrier et celui généré à partir du processus
root_barrier dans le cas de la topology0 et du protocole de cohérence de
caches A.

Processus Taille barrier root_barrier

2
États 33 12

Transitions 1.821 44

3
États 35 12

Transitions 2.101 47

4
États 37 12

Transitions 2.401 50

Tab. 6.3 – Taille du sous-comportement du processus barrier avec et sans l’utilisation
d’interface

La différence entre la taille des sous-comportements générés avec et
sans l’interface est très importante et elle augmente en fonction du nombre
de processus participant à l’exécution de la barrière. Elle est de 93, 33%
pour deux processus, 97, 89% pour trois processus et 102, 04% pour quatre
processus. Notons également une explosion en nombre de transitions au
niveau des sous-comportements générés sans interface.
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Les contraintes sur le comportement

Seuls les sous-comportements générés à partir du processus transfer né-
cessitent des interfaces contraignant leur comportement, car ils génèrent
tous les ordres possibles d’accès aux variables partagées, y compris ceux
définis par l’algorithme, entrainant ainsi une augmentation considérable
de leur espace d’états.

Pour ôter toutes les séquences parasites, nous avons utilisé le sous-
comportement généré à partir du processus barrier comme interface
comportementale, il s’agit en effet de projeter son comportement sur les
sous-comportements du processus transfer selon le principe de la géné-
ration semi-compositionnelle [59, 24, 57, 60].

Cette projection est assurée dans la boîte à outil CADP par l’outil PRO-
JECTOR1.

Dans un script svl, l’appel à cet outil est effectué au moyen des opéra-
teurs de semi-composition −|| et −|[ ]| où :

−|| : signifie l’application de contraintes sur toutes les actions.

−|[a0, . . . , an]| : signifie l’application de contraintes sur l’ensemble
d’actions {a0, . . . , an}.

Définition 6.1 Soient M1 et M2 deux systèmes de transitions étiquetées et proj un ensemble
d’actions. Nous avons :
M1 − |[proj]| M2 est un système de transitions étiquetées donné par le quadru-
plet (S, A, T, s0) avec :

• S est un ensemble d’états s1 de M1 tel que pour un certain état s2 de M2, (s1,
s2) est accessible dans M1 − |[proj]| M2.

• T est un ensemble de transitions (s1, a, s′1) de M1, tel que pour certains états s2,
s′2 de M2 il existe une transition ((s1, s2), a, (s′1, s′2)) dans M1 − |[proj]| M2.

• s0 est l’état initial de M1.

E

a b

b b

a

Inter f ace

a

c

b

a

E − |[a, b]| Inter f ace

a

b

a

Fig. 6.2 – Exemple de projection

Le tableau 6.4 illustre la taille du sous-comportement généré à par-
tir du processus root_transfer avec et sans l’utilisation de l’interface
comportementale, qui est la composition parallèle du sous-comportement
(généré à partir du processus root_barrier) des différents processus par-
ticipant à l’exécution de l’algorithme.

1http://www.inrialpes.fr/vasy/cadp/man/projector.html

http://www.inrialpes.fr/vasy/cadp/man/projector.html
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Processus Taille
Interface root_transfer

comportementale Avec interface Sans interface

2
États 64 77 51

Transitions 576 726 110

3
États 512 273 175

Transitions 8.064 3.906 645

4
États 4.096 819 533

Transitions 98.304 15.756 2.812

5
États 32.768 2.263 1.521

Transitions 1.105.920 54.750 10.525

6
États 262.144 5.977 4.147

Transitions 11.796.480 174.306 35.572

Tab. 6.4 – Taille du sous-comportement du processus T avec et sans l’utilisation d’inter-
face

La taille de l’interface comportementale pour n + 1 processus est 8 fois
plus grande que la taille de l’interface comportementale pour n processus.
Ce taux d’augmentation limite la génération d’une interface contenant le
comportement de tous les processus participant à la barrière, réduisant
ainsi l’efficacité de l’interface comportementale de contraindre les sous-
comportements du processus transfer.

La taille du sous-comportement généré à partir du processus
root_barrier subit une réduction de 20% en moyenne par l’applica-
tion de l’interface comportementale. Un taux jugé non-suffisant quand la
taille du sous-comportement sera de l’ordre des 10.000 états et plus.

D’après le tableau 6.2 qui illustre les différents sous-comportements de
la barrière centralized qu’il est possible de générer indépendamment les
un des autres, on peut définir plusieurs stratégies de composition pour
établir le comportement stochastique CTMC final.

Nous présentons dans ce qui suit les différentes compositions que nous
avons étudiées et, pour faciliter ceci nous utilisons les notations décrites
dans le tableau 6.5 ci-dessous.
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Notation Description

Red(G) Réduction modulo la bisimulation faible du graphe G.

Gen(proc) Génération du comportement du processus LOTOS proc.

Hide ((a0, . . . , an), G) Abstraction de toutes les actions a0, . . . , an dans le graphe G.

Projc (G1, G2) Application de la projection sur toutes les portes communes.

StRed (G) Réduction stochastique modulo la bisimulation faible du graphe
G.

Synch (G1, G2) Composition parallèle entre les graphes G1 et G2.

ASynch (G1, G2) Composition parallèle avec synchronisation sur les actions com-
munes entre les graphes G1 et G2.

w_p(i) Rendez-vous sur la porte wait réalisé par Pi.

ls_p(i) Rendez-vous sur la porte action pour un accès à la variable
local_sense réalisé par Pi.

s_p(i) Rendez-vous sur la porte action pour un accès à la variable
sense réalisé par Pi.

c_p(i) Rendez-vous sur la porte action pour un accès à la variable
count réalisé par Pi.

Tab. 6.5 – Notations utilisées pour la présentation des différentes générations composi-
tionnelles

6.2.1 Stratégie de génération compositionnelle "Comp1"

L’algorithme 6 décrit le principe de la génération compositionnelle
"Comp1" permettant la construction du comportement stochastique CTMC
en 4 étapes :

Étape 1 (lignes 2-7) : génération du sous-comportement stochastique IMC de
la primitive barrière (B_L(i)) de tous les processus, avec l’abstraction
des accès à la variable privée local_sense.

Étape 2 (lignes 9-15) : génération des interfaces comportementales.

Étape 3 (lignes 16) : génération du comportement de la mémoire et les caches
(T) pour toutes les variables partagées avec l’application de l’inter-
face comportementale Inter f ace(n − 1) spécifiant le comportement
de tous les processus participant à la barrière.

Étape 4 (lignes 17-26) : génération de l’IMC en n − 1 phases avec IMC(i), un
graphe comportant uniquement les taux markoviens des processus
n − 1, n − 2, . . . , i (sans leurs actions interactives respectives) et les
actions interactive des processus i − 1, i − 2, . . . , 0 (sans leurs taux
markoviens respectifs). Finalement la CTMC est obtenue par la mi-
nimisation stochastique de IMC(0) (ligne 26).
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Algorithme 6 : Comp1

Data : i process identifier ; n number of process ;
begin1

for i=0 ; i < n ; i++ do2

B(i) = Red (Gen (root_barrier)) ;3

L(i) = StRed (Gen (root_latency));4

LS(i) = Red (Gen (root_local_sense)) ;5

B_LS(i) = Red (Hide (ls_p(i), Synch (B(i), LS(i))));6

B_L(i) = StRed (Synch (B_LS(i), L(i)));7

end8

for i=0 ; i < n ; i++ do9

if i == 0 then10

Interface(i) = Red (Hide ((w_p(i),ls_p(i)), B(i)));11

else12

Interface(i) = Red (Hide ((w_p(i),ls_p(i)), ASynch (B(i),13

Interface(i − 1))));
end14

end15

T = Red (Gen (Proj (root_transfer, Interface(n − 1))));16

for i=n-1 ; i ≥ 0 ; i- - do17

if i == 0 then18

IMC(i) =StRed (Hide ((c_p(i), s_p(i) ), Synch (IMC(i + 1),19

B_L(i))));
else if i == n-1 then20

IMC(i) =StRed (Hide ((c_p(i), s_p(i) ), Proj (Synch (T, B_L(i)),21

Interface(i-1))));
else22

IMC(i) =StRed (Hide ((c_p(i), s_p(i) ), Proj (Synch23

(IMC(i + 1), B_L(i)), Interface(i-1))));
end24

end25

CTMC =StRed (IMC(0));26

end27

Le tableau 6.6 illustre la taille de l’espace d’états des différents sous-
comportements. On constate que dans la plupart des cas, la taille des
IMC(i) intermédiaires est souvent supérieure à la taille de la CTMC finale.
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S/Comportement Taille
Nombre processus (n)

2 3 4 5 6

B_L(i)
États 34 34 34 34 34

Transitions 62 68 74 80 86

Interface(i)
États 64 512 4.096 32.768 262.144

Transitions 576 8.064 98.304 1.105.920 11.796.480

T
États 51 175 533 1.521 4.147

Transitions 110 645 2.812 10.525 35.574

IMC(5)
États 19.816

Transitions 152.421

IMC(4)
États – – – 6.764 38.486

Transitions – – – 41.684 258.860

IMC(3)
États – – 2.092 12.000 111.722

Transitions – – 9.769 63.255 657.789

IMC(2)
États – 552 3.916 30.020 276.978

Transitions – 1.772 12.390 135.975 1.420.589

IMC(1)
États 114 680 6.560 60.326 292.854

Transitions 228 1.843 22.291 245.530 1.353.458

IMC(0)
États 39 503 604 29.327 139.139

Transitions 77 1.468 2.067 135.803 766.463

CTMC
États 39 179 604 14.757 75.013

Transitions 77 503 2.067 68.038 404.084

Tab. 6.6 – Taille des graphes BCG générés dans la génération compositionnelle "Comp1"

La figure 6.3 illustre la variation de la taille des graphes IMC(i) pour
la barrière centralized entre 6 processus. Le nombre d’états augmente pour
atteindre un pic de 292.854 (correspondant à la taille de l’IMC(1)), mais en
lui ajoutant le comportement du processus P0 et en appliquant la réduction
stochastique on obtient un graphe 2 fois plus petit (IMC(0)).

La stratégie de génération compositionnelle 6.2.1 nous a permis la géné-
ration de CTMC pour un nombre de processus égal à 6. Un résultat jugé
bon par rapport à la méthode de génération directe (décrite dans la section
5.1), mais insuffisant, car au-delà de 6 processus, une explosion d’espace
d’états a lieu. Cette stratégie souffre du même problème que la généra-
tion directe 5.1 : explosion combinatoire de l’espace d’états des graphes
intermédiaires.
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Fig. 6.3 – La taille de l’espace d’états des IMC(i) pour un nombre de processus égal à 6

6.2.2 Stratégie de génération compositionnelle "Comp2"

Cette génération est basée sur le même principe de décomposition que
celui de la Comp1 mais en considérant le comportement de la mémoire et
des caches par variable privée. Le comportement stochastique CTMC est
construit en 4 étapes également :

Étape 1 (lignes 2-7) : génération du sous-comportement stochastique IMC de
la primitive barrière (B_L(i)) de tous les processus, avec l’abstraction
des accès à la variable privée local_sense.

Étape 2 (lignes 9-15) : génération des interfaces comportementales.

Étape 3 (lignes 16-17) : génération du comportement de la mémoire et
les caches des variables partagées variable count (C) et sense (S)
en leur imposant des contraintes comportementales par l’interface
Inter f ace(n − 1).

Étape 4 (lignes 18-31) : génération de la CTMC, qui peut se faire au moyen
de deux méthodes différentes :

(a) génération de IMC_C en n− 1 phases avec IMC_C(i), un graphe
comportant uniquement les taux markoviens pour les accès à
la variable count ainsi que les actions interactives pour les accès
à la variable sense des processus n − 1, n − 2, . . . , i et les actions
interactives pour les accès aux variables count et sense des pro-
cessus i − 1, i − 2, . . . , 0. Finalement la CTMC_C est obtenue par
minimisation stochastique suite à l’abstraction des actions in-
teractives pour les accès à la variable sens dans la composition
synchrone entre IMC_C(0) et le comportement de la variable
sense en cache et mémoire (ligne 30).

(b) génération de IMC_S en n − 1 phases avec IMC_S(i), un graphe
comportant uniquement les taux markoviens pour les accès à
la variable sense ainsi que les actions interactives pour les accès
à la variable count des processus n − 1, n − 2, . . . , i et les actions
interactives pour les accès aux variables sense et count des pro-
cessus i − 1, i − 2, . . . , 0. Finalement la CTMC_S est obtenue par



152 Chapitre 6. Passage à l’échelle

minimisation stochastique suite à l’abstraction des actions in-
teractives pour les accès à la variable sense dans la composition
synchrone entre IMC_S(0) et le comportement de la variable
count en cache et mémoire (ligne 31).

Algorithme 7 : Comp2

Data : i process identifier ; n number of process ;
begin1

for i=0 ; i < n ; i++ do2

B(i) = Red (Gen (root_barrier)) ;3

L(i) = StRed (Gen (root_latency));4

LS(i) = Red (Gen (root_local_sense)) ;5

B_LS(i) = Red (Hide (ls_p(i), Synch (B(i), LS(i))));6

B_L(i) = StRed (Synch (B_LS(i), L(i)));7

end8

for i=0 ; i < n ; i++ do9

if i == 0 then10

Interface(i) = Red (Hide ((w_p(i),ls_p(i)), B(i)));11

else12

Interface(i) = Red (Hide ((w_p(i),ls_p(i)), ASynch (B(i),13

Interface(i − 1))));
end14

end15

C = Red (Gen (Proj (root_count, Interface(n − 1))));16

S = Red (Gen (Proj (root_sense, Interface(n − 1))));17

for i=n-1 ; i ≥ 0 ; i- - do18

if i == 0 then19

IMC_C(i) =StRed (Hide (c_p(i), Synch (IMC_C(i+1),20

B_L(i))));
IMC_S(i) =StRed (Hide (s_p(i), Synch (IMC_S(i+1),21

B_L(i))));
else if i == n-1 then22

IMC_C(i) =StRed (Hide (c_p(i), Proj (Synch (C, B_L(i)),23

interface(i − 1))));
IMC_S(i) =StRed (Hide (s_p(i), Proj (Synch (S, B_L(i)),24

interface(i − 1))));
else25

IMC_C(i) =StRed (Hide (c_p(i), Proj (Synch26

(IMC_C(i + 1), B_L(i)), interface(i − 1))));
IMC_S(i) =StRed (Hide (s_p(i), Proj (Synch (IMC_S(i + 1),27

B_L(i)), interface(i − 1))));
end28

end29

CTMC_C =StRed (Hide (s_p.*, Synch (IMC_C(0), S)));30

CTMC_S =StRed (Hide (c_p.*, Synch (IMC_S(0), C)));31

end32

Le tableau 6.7 illustre la taille de l’espace d’états des différents sous-
comportements. Avec cette stratégie, 3 est le nombre maximal de proces-
sus pour obtenir une CTMC. Elle souffre en effet de l’explosion d’espace
d’états des graphes intermédiaires générés durant la quatrième étape.
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S/Comportement Taille
Nombre processus (n)

2 3

B_L(i)
États 34 34

Transitions 62 68

Interface(i)
États 64 512

Transitions 576 8.064

C
États 7 13

Transitions 12 33

S
États 11 21

Transitions 48 156

IMC_C(2)
États – 232

Transitions – 776

IMC_S(2)
États – 498

Transitions – 3.188

IMC_C(1)
États 104 4.316

Transitions 258 17.162

IMC_S(1)
États 210 11.122

Transitions 729 58.840

IMC_C(0)
États 641 58.537

Transitions 1994 284.451

IMC_S(0)
États 1.394 73.729

Transitions 4.189 376.841

CTMC_C
États 39 179

Transitions 77 503

CTMC_S
États 39 179

Transitions 77 503

Tab. 6.7 – Taille des graphes BCG générés dans la génération compositionnelle "Comp2"

6.2.3 Stratégie de génération compositionnelle "Comp3"

Á la différence des stratégies de génération compositionnelle présentées
précédemment, qui se basent sur la décomposition définie dans le schéma
de synchronisation en LOTOS, la génération compositionnelle Comp3 se
base sur la décomposition existante au niveau de l’architecture matérielle :
mémoire, cache.

La construction de la CTMC par Comp3 peut être réalisée en 3 étapes
principales :

Étape 1 (lignes 2-14) : génération du comportement fonctionnel du système
(F(n − 1)) sans le protocole de cohérence de caches, par conséquent,
les actions modélisant les accès aux variables ne comportent pas les
latences d’accès.

Étape 2 (lignes 15-25) : génération du comportement stochastique IMC des
variables partagées en cache uniquement (C_L(n− 1)), c’est à dire les
actions modélisant les accès ne comportent pas l’offre qui représente
le contenu des variables . Notons que le comportement fonctionnel
F(n − 1) joue le rôle d’une interface comportementale pour C_L(n −
1).
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Étape 3 (lignes 26) : génération du comportement stochastique CTMC par
la réduction stochastique suite à l’abstraction des toutes les actions
interactives dans la composition synchrone entre le comportement
fonctionnel F(n − 1) et l’IMC C_L(n − 1).

Algorithme 8 : Comp3

Data : i process identifier ; n number of process ;
begin1

for i=0 ; i < n ; i++ do2

B(i) = Red (Gen (root_barrier)) ;3

LS(i) = Red (Gen (root_local_sense)) ;4

B_LS(i) = Red (Hide (ls_p(i), Synch (B(i), LS(i))));5

end6

M = Red (Gen (root_memory)) ;7

for i=0 ; i < n ; i++ do8

if i == 0 then9

F(i) = Red (Synch (B_LS(i), M)));10

else11

F(i) = Red (Synch (B_LS(i), F(i − 1))));12

end13

end14

for i=0 ; i < n ; i++ do15

L(i) = StRed (Gen (root_latency));16

end17

C = Red (Gen (root_cache)) ;18

for i=0 ; i < n ; i++ do19

if i == 0 then20

C_L(i) = StRed (Proj (Synch (L(i), C), F(n − 1))));21

else22

C_L(i) = StRed (Proj (Synch (L(i), C_L(i − 1)),23

F(n − 1))));
end24

end25

CTMC =StRed (Hide (s_p.*, c_p.*), Synch (F(n-1), C_L(n-1))));26

end27

Le tableau 6.8 illustre la taille de l’espace d’états des différents sous-
comportements. Le niveau d’efficacité de cette stratégie est le même que
celui de la stratégie 6.2.1, car elle réussie à générer la CTMC pour 6 pro-
cessus. Elle souffre également du même problème de l’explosion d’espace
d’états des graphes intermédiaires générés durant la quatrième étape.

Le but de la génération compositionnelle était de pallier l’explosion
d’espace d’états des IMC intermédiaires, qui constitue le facteur limita-
tif de la génération directe décrite dans la section 5.1.

Les 2 stratégies de génération compositionnelle 6.2.1 et 6.2.3 ont permis
d’aller jusqu’à 6 processus pour l’algorithme barrière centralized contre 4
pour la génération directe, mais les résultats sont moins bons pour les
autres algorithmes de barrière plus complexes (tournament et combining
tree).
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S/Comportement Taille
Nombre processus (n)

2 3 4 5 6

B_LS(i)
États 10 10 10 10 10

Transitions 14 16 18 20 22

M
États 6 8 10 12 14

Transitions 56 144 192 290 408

F(n − 1)
États 18 68 262 1.032 4.106

Transitions 36 204 1.048 5.160 24.636

C
États 18 44 100 222 490

Transitions 144 528 1.600 4.440 11.760

C_L(n − 1)
États 282 3.922 47.984 558.899 6.371.231

Transitions 1.006 21.134 345.233 5.026.734 68.747.854

CTMC
États 39 177 604 1.625 3.774

Transitions 77 503 2.067 6.365 16.331

Tab. 6.8 – Taille des graphes BCG générés dans la génération compositionnelle "Comp3"

6.3 Nouvelle méthode pour l’insertion des taux mar-
koviens

La méthode d’insertion des taux markoviens sur laquelle s’est basée notre
génération de CTMC était l’un des facteurs favorisant l’explosion d’espace
d’états des modèles, notamment en appliquant la méthode 5.1. Elle néces-
site en effet la génération de graphes intermédiaires 10 fois plus grands
que le graphe CTMC final. Ceci est dû à l’insertion des taux markoviens à
partir de la réalisation de rendez-vous sur la porte latency après chaque
accès ou attente.

L’idéal est de pouvoir générer le comportement stochastique à partir
de la spécification LOTOS d’origine, c’est à dire sans les rendez-vous sur
la porte latency, mais tout en assurant la cohérence et l’exactitude du
modèle obtenu (absence de non-déterminisme, concurrence stochastique
des accès en conflit vérifiée).

Cette approche idéale dans l’insertion des taux markoviens dans la
spécification LOTOS a été suggérée par Holger Hermanns. Elle est basée
sur le même principe de l’approche 5.2.1, qui consiste à transformer les
transitions issues des rendez-vous sur la porte action en taux markoviens,
mais pour la latence de l’accès antérieur. Plus précisément :

Soit la séquence d’accès suivante :
ACTION ! P0 ! var ! Load ! False_Val ! M_FSB_1

ACTION ! P0 ! var ! Store ! True_Val ! C_FSB

Le taux markovien du premier accès (M_FSB_1) est obtenu par la trans-
formation de la transition modélisant le second accès, qui est en écriture,
en une transition markovienne d’un taux λM_FSB_1.

Cette nouvelle méthode nécessite l’ajout de deux offres dans les rendez-
vous sur la porte action, il s’agit du nom de la variable ainsi que la
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latence de l’accès précédent. Ci-dessous la nouvelle version de la primitive
centralized obtenue après ces modifications :

process BARRIER [ACTION](P : ID_Processor, pr_adr : Address, pr_l : Latency_Value) : exit :=

ACTION ! P ! local_sense(P) ! Load ? val :Memory_Value

? latency1 :Latency_Value ! pr_adr ! pr_l ;

ACTION ! P ! local_sense(P) ! Store ! Inv_Value(val)

? latency2 :Latency_Value !ł ;ocal_sense(P) ! latency1 ;

ACTION ! P ! Count ! Fetch_and_decrement ? val :Memory_Value

? latency3 :Latency_Value ! local_sense(P) ! latency2 ;

. . .

endproc

Pour le premier cycle d’exécution de la primitive centralized, pr_adr et
pr_l prennent la valeur Nil. Par la suite, ils prennent les valeurs du dernier
accès dans le cycle d’exécution antérieur de la barrière.

Les transitions markoviennes de la CTMC sont obtenues en appliquant
le renommage des transitions comme suit :

1. "WAIT ! P ! 0" → "start ; rate 100000",
2. "ACTION ! P ! .* ! .* ! .* ! .* ! Nil ! Nil" → "hide_label",
3. "ACTION ! P ! .* ! .* ! .* ! .* ! local_sense(P) ! .*" → "hide_label",
4. "ACTION ! P ! .* ! .* ! .* ! .* ! count ! M_FSB_1" → "rate λM_FSB_1",

. . .

où :
1. Le premier renommage correspond à la transition markovienne qui

marque le début de la mission de l’algorithme.
2. Le second renommage correspond au premier cycle de l’exécution,

l’action résultante est destinée à l’abstraction.
3. Le troisième renommage indique que l’accès antérieur était pour la

variable privée local_sense, qui est finalement destinée à l’abstraction
afin de favoriser la réduction stochastique.

4. Le quatrième renommage indique que l’accès antérieur était pour la
variable partagée count et par conséquent la latence de son accès est
prise en compte par la considération de la transition markovienne
correspondante.

Le tableau 6.9 illustre la taille des graphes CTMC générés directement à
partir de la spécification LOTOS (sans l’application de génération compo-
sitionnelle) pour la topology0 et le protocole de cohérence de cache A. Fi-
nalement cette méthode a permis la génération de CTMC pour un nombre
de processus allant de 2 à 5.

La différence entre la taille de IMC obtenue par l’insertion des taux
markoviens par les rendez-vous sur la porte latency selon l’approche
2 et, la taille des IMC par la transformation des transitions issues des
rendez-vous sur la porte action est en moyenne de 33, 46%, un pourcen-
tage qui n’a pas finalement réussi la génération de IMC pour un nombre
de processus > 5.
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Processus Taille Avant latency Sans latency

États Transitions États Transitions

2
IMC 523 413 826

CTMC 39 77 39 77

3
IMC 10.497 7.434 22.302

CTMC 179 503 179 503

4
IMC 182.237 118.085 472.340

CTMC 604 2.067 604 2.067

5
IMC – – 1.710.988 8.554.940

CTMC – – 1.625 6.365

Tab. 6.9 – Insertion des taux markoviens sur la porte ACTION

La génération compositionnelle pour cette nouvelle méthode d’insertion
de taux markoviens a joué un effet inverse sur la taille des graphes inter-
médiaires. Or, dans le cas de la génération compositionnelle Comp1 6.2.1,
les tailles des sous-comportements stochastiques (IMC(i)) sont 30% plus
grands que ceux décrits dans le tableau 6.6.

En effet, le niveau de précision des interfaces contraignant les actions et
le comportement n’était pas suffisant pour assurer une réduction efficace
et éviter l’explosion d’espace d’états des graphes intermédiaires.

La définition d’interfaces efficaces et pertinentes, nécessite l’assistance
du comportement de chaque algorithme état par état et transition par tran-
sitions, ce qui s’avère très couteux en terme de temps, pour un résultat qui
n’est pas garanti à la fin, puisque les graphes stochastiques finaux (CTMC)
étaient d’une taille importante même pour un nombre modeste de proces-
sus.

La raison profonde des difficultés rencontrés est le fait que, pour les
algorithmes de barrière étudiés, la taille de la CTMC finale minimisée
augmente rapidement avec le nombre de processus. Cela limite l’applica-
bilité de l’analyse numérique pour cette classe d’algorithmes. Une tenta-
tive pour aller plus loin est d’utiliser la méthode de simulation, ce qui fera
l’objet du chapitre 7.





7
Évaluation des performances
par simulation

The first ninety percent of the task takes ten percent of the time, and the last ten
percent takes the other ninety percent.

–Ninety-ninety rule of the project schedules

No amount of experimentation can ever prove me right, a single experiment can
prove me wrong.
–Albert Einstein

Sommaire

Suite au problème d’explosion combinatoire que nous avons rencon-
tré, avec lequel il était impossible de faire une étude complète et

concluante des performances, nous avons décidé de changer de méthode
et d’évaluer les performances par simulation, mais tout en exploitant les
modèles utilisés par la méthode d’analyse numérique. L’équipe VASY
a développé à cette occasion un outil de simulation à la volée, appelé
CUNCTATOR, qui a récemment été intégré dans la boîte à outils CADP.

Contrairement aux environnements de simulation standard comme Op-
net1, Omnet2 ou NS-23, qui n’offrent pas la possibilité de vérifier la cor-
rection fonctionnelle des modèles, avec CUNCTATOR nous utilisons des
modèles que nous avons déjà validés dans la phase de vérification. En
plus de la complexité de l’implémentation des protocoles de cohérence
des caches dans des langages de programmation impératifs, dans ces en-
vironnements, les modèles sont décrits par un ensemble de déclarations et
de bibliothèques très peu structurées et les liens entre les différents com-
posants sont édités généralement en code C. Ainsi les résultats engendrés
sont souvent non crédibles [6, 82, 36].

Il existe cependant des outils basés sur l’utilisation de modèles formels,
citons par exemple :

1http://www.opnet.com
2http://www.omnetpp.org
3http://www.isi.edu/nsnam/ns
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MRMC 4 (Markov Reward Model Checker) : est un model checker pour
les chaînes de Markov à temps discret et continu. MRMC nécessite
en entrée un ensemble de fichiers décrivant le modèle stochastique
du système, parmi eux un fichier contenant la matrice génératrice de
la CTMC. Étant donné la non-évidence de la spécification de ces fi-
chiers pour les systèmes de grande taille, MRMC permet l’utilisation
des modèles générés automatiquement à partir de deux outils :

(a) PRISM 5 est un outil de vérification pour les modèles proba-
bilistes. MRMC traite des modèles qui peuvent être générés à
partir d’une spécification PRISM.

(b) PEPA Workbench [90] est un outil permettant l’évaluation des
performances de CTMC générées à partir de spécifications dé-
crites en langage PEPA (Performances Evaluation Process Algebra)
[45].

Möbius 6 : est un outil de modélisation, d’évaluation des perfor-
mances et de simulation de systèmes. C’est un environnement qui
supporte plusieurs formalismes répertoriés en deux catégories : les
formalismes atomiques comme SANs (Stochastic Activity Networks)
[69] et le langage PEPA [10], et les formalismes composés, qui cor-
respondent à une composition de formalismes atomiques suivant
différentes techniques comme la composition de graphes. En outre,
il offre la possibilité de définir de nouveaux formalismes et leur ap-
pliquer les différentes fonctionnalités qu’il possède.

MRMC est un simulateur destiné plutôt à la vérification, il permet la
détection de l’état d’équilibre à la volée [51] mais il n’effectue aucune
analyse dessus. Möbius est simulateur intéressant qui répond bien à nos
besoins en terme de simulation mais au coût de l’intégration du langage
LOTOS dans l’environnement Möbius, sinon au coût de la re-description
de notre système en d’autres formalismes que l’outil possède. Dans les
deux cas le coût s’est révélé trop élevé en terme de temps de réalisation.

Nous avons consacré la première section de ce chapitre à la présenta-
tion du principe d’évaluation des performances à la volée. Nous décrivons
pas la suite l’outil de simulation CUNCTATOR et la technique d’analyse
des résultats des simulations que nous avons appliquées. Nous achevons
ce chapitre par les présentation des indices de performances évalués par
CUNCTATOR des algorithmes de barrière centralized, tournament et combi-
ning tree.

4http://www.mrmc-tool.org
5http://www.prismmodelchecker.org
6http://www.mobius.illinois.edu

http://www.mrmc-tool.org
http://www.prismmodelchecker.org
http://www.mobius.illinois.edu
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7.1 Évaluation des performances à la volée

L’obtention de l’indice de performance par l’utilisation de BCG_STEADY
nécessite la construction de la totalité de la chaîne de Markov représentant
le comportement stochastique du système.

Le calcul effectué par BCG_STEADY repose sur la résolution d’un sys-
tème de |S| équations, où |S| est la taille de l’espace d’états de la chaîne
de Markov [89]. Cette contrainte rend son utilisation très limitée pour le
besoin d’une analyse complète et détaillée des performances de nos sys-
tèmes, en de l’explosion combinatoire de l’espace d’états (voir chapitre
6).

CUNCTATOR réalise un calcul équivalent à celui de BCG_STEADY
sans la nécessité d’une vue complète des états de la CTMC. En effet, il
parcourt la chaîne de Markov à la volée et réalise des calculs au niveau de
chaque état visité.

Principe d’évaluation d’indice de performance à la volée

Soit S l’espace d’état de la CTMC représentant le comportement stochas-
tique de l’algorithme MPI et, soit DMsim le débit moyen de sa mission
évalué par CUNCTATOR.

Rappelons que le débit moyen DM est évalué selon la formule

DM = ∑
i∈S

π∗
i λi

start (7.1)

où, λi
start correspond à la somme des taux markoviens des transitions

de type start sortantes de l’état i. Rappelons également qu’une transition
de type start décrit le début de la mission de l’algorithme (voir la section
5.2).

Supposons que Sv est l’ensemble des états visités au cours de la simula-
tion. Initialement cet ensemble ne comporte que l’état initial de la chaîne
de Markov. Ci-dessous, la procédure de construction de l’ensemble Sv.

Begin

Sv = {s0}
sc = s0 while ( !stop)

{

/ * Ensemble des états successeurs de sc * /

Sc = successor (sc)

/ * Sélection aléatoire d’un état de l’ensemble Sc * /

sc = random_select (Sc)

/ * Ajouter le nouvel état courant sc à l’ensemble Sv * /

Sv = add_state (Sv, sc)

}

END

Le cardinal de l’ensemble Sv dépend de la condition d’arrêt de la si-
mulation que nous définissons dans la section suivante. On suppose que
le booléen stop représente la condition d’arrêt de la simulation. L’état sc
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représente l’état courant, initialement il correspond à l’état initial s0. L’en-
semble Sc comporte tous les états successeurs de l’état courant sc (c’est
à dire les états directement accessibles à partir de sc). Le prochain état à
visiter est sélectionné aléatoirement parmi les états de l’ensemble Sc.

Remarque 7.1 CUNCTATOR utilise le générateur de nombres aléatoires congruent de Park &
Miller [87], dit le standard minimal :

xn = 75xn−1 mod(231 − 1) (7.2)

Ce générateur est considéré comme un bon générateur standard convenable-
ment testé et dont le code est portable sur toutes les machines. Il satisfait en
particulier les 3 exigences requises pour un bon générateur de qualité [? ] sui-
vantes :

1. Une période maximale de 231 − 2, ce qui est suffisamment long pour la
plupart des applications.

2. Satisfait de manière acceptable les tests d’indépendances statistique ;

3. Réalisable par un algorithme sur une machine d’arithmétique entière à 32

bits.

À la visite de chaque état i, la quantité DMi est évaluée, avec

DMi = Di λi
start

La quantité Di représente le temps passé à l’état i. Rappelons que (voir
le rappel sur les CTMC dans la section 2.2.1) :

0 ≤ Probi = Prob{Di ≤ u | Xt = i} = 1 − e−λiu ≤ 1, u ≥ 0

En choisissant une valeur aléatoire entre 0 et 1 pour Probi, qu’on note
par RProbi, nous obtenons le temps de séjour Di à l’état i par la formule :

Di = log
(

1
1 − RProbi

)
1
λi

En effet Di représente la valeur simulée de π∗
i qui correspond à la

proportion de temps passé à l’état i. Suite à l’évaluation du temps de
séjour de tous les états de l’ensemble Sv, on déduit le temps de séjour total
DT :

DT = ∑
i∈Sv

Di

Par conséquent, DT représente la valeur simulée de ∑i∈S π∗
i .

L’équation 7.1 est une écriture simplifiée de l’équation 7.3, puisque
∑i∈S π∗

i = 1.

DM =
∑i∈S π∗

i λi
start

∑i∈S π∗
i

(7.3)

Ainsi, en remplaçant π∗
i par sa valeur simulée Di et ∑i∈S π∗

i par DT

dans l’équation 7.3, nous obtenons la valeur simulée DMsim de DM :

DMsim =
∑i∈Sv

DMi

DT
(7.4)
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7.2 Outil de simulation : CUNCTATOR

CUNCTATOR7 est un outil de simulation de chaînes de Markov conti-
nues à la volée. Il prend en entrée une CTMC générée à partir d’une spé-
cification LOTOS (*.lotos), d’une expression de composition (*.exp), d’un
graphe BCG (*.bcg) ou d’une séquence (*.seq). En sortie, il produit des
mesures de débit (throughput) des étiquettes des transitions du graphe.

En fonction du format de la CTMC que CUNCTATOR prend en entrée,
il fait appel à des outils différents de CADP, comme illustré dans le tableau
7.1.

Format Outil

Spécification LOTOS (spec.lotos ) caesar.open

Graphe BCG (spec.bcg ) bcg.open

Expression de composition (spec.exp ) exp.open

Séquence (spec.seq ) seq.open

Tab. 7.1 – Outils CADP utilisés par CUNCTATOR

Comme CUNCTATOR était conçu spécialement pour pallier le pro-
blème de l’explosion combinatoire de l’espace d’états, il se base sur l’utili-
sation de différents outils de CADP (le choix de l’outil est en fonction du
format de la chaîne en entrée, voir le tableau 7.1) afin qu’il ne puisse voir
de la chaîne de Markov qu’un seul état sc et les états successeurs de sc, à
la fois.

En raison du problème d’explosion combinatoire de l’espace d’états
des modèles même avec en utilisant la génération compositionnelle (voir
chapitre 6), nous avons appliqué CUNCTATOR sur des spécifications LO-
TOS.

caesar.open [caesar_opts] spec.lotos [cc_opts] cunctator [cunctator_opts]

caesar_opts correspondent aux options de l’outil CAESAR.OPEN8 et
cc_opts aux options du compilateur C, quant à cunctator_opts, elles repré-
sentent les options de CUNCTATOR dont nous évoquons les principales
ci-dessous :

-action label_list
Spécifie la liste des transitions ordinaires à évaluer leur débit. Par
exemple "-action start" signifie que l’outil va évaluer le débit des
transitions étiquetées par start.

-time total_sejourn_time
Représente la somme des temps de séjour de tous les états visités du-
rant la simulation (elle correspond à la valeur de DT dans la formule
7.4). Durant la simulation, quand cette DT = total_sejourn_time, la
simulation s’arrête. La valeur par défaut de total_sejourn_time est 0
signifiant un temps de séjour total infini.

7http://www.inrialpes.fr/vasy/cadp/man/cunctator.html
8http://www.inrialpes.fr/vasy/cadp/man/caesar.open.html

http://www.inrialpes.fr/vasy/cadp/man/cunctator.html
http://www.inrialpes.fr/vasy/cadp/man/caesar.open.html
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-depth depth
Spécifie le nombre de transitions à parcourir durant la simulation.
Quand le nombre des transitions parcourues atteint la valeur depth,
la simulation s’arrête. depth prend la valeur 0 par défaut, elle signifie
un nombre transitions infini.

-seed seed
Spécifie la graine du générateur de nombres aléatoires, utilisée pour
la calcul des probabilités RProbi et la sélection de l’état successeur.
Le seed prend des valeurs strictement supérieures à 0. 1 est la valeur
par défaut.

-save context_file
Sauvegarde le contexte de la fin de la simulation dans un fichier bi-
naire context_file, qui peut être utilisé dans la prochaine invocation
de CUNCTATOR avec l’option -restore. Le fichier context_file com-
porte : le dernier état courant sc de la simulation avant son l’arrêt, la
somme des temps de séjour DT et la quantité ∑i∈Sv

DMi.

-restore context_file
Restaure le contexte sauvegardé dans le fichier context_file par
une précédente invocation de CUNCTATOR avec l’option -save
context_file et commence la nouvelle simulation à partir de ce
contexte.

CUNCTATOR possède 2 options pour arrêter la simulation : -time et
-depth. L’utilisateur peut également arrêter la simulation avec la com-
mande Ctrl-C. Dans notre application de CUNCTATOR, nous avons uti-
lisé l’option -time comme condition d’arrêt de la simulation. Notons que
l’arrêt de la simulation n’implique pas la convergence du résultat.

La ligne de commande suivante décrit l’évaluation de l’indice de per-
formance par CUNCTATOR de l’algorithme barrière centralized entre 4
processus dans la topology0 :

caesar.open -cc "-DNB_PROC=4 -DTOPOLOGY=0" centralized. lotos
-cc "-DNB_PROC=4 -DTOPOLOGY=0" cunctator
-action START -rename f.rename -hide f.hide
-time 1000 -seed 31

La simulation s’arrête quant la somme des temps de séjour DT atteint
la valeur 1000 (-time 1000). La graine de la simulation est initialisée à 31
(-seed 31).

Puisque la chaîne de Markov est générée à partir d’une spécification
LOTOS, la transformation des transitions stochastiques en taux marko-
viens est effectuée par l’option -rename en utilisant les règles de re-
nommage définies dans le fichier f .ren. Avec l’option -hide on effectue
l’abstraction de toutes les transitions interactives indiquées dans le fichier
f .hide.

A la fin de la simulation, CUNCTATOR affiche le résultat comme suit :
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Simulation statistics:
transitions explored: 3023697
invisible transitions explored: 1511850 (50.01%)
time elapsed: 1000.001653
nondeterminism detected
throughput for "START": 7.655982143

avec :

• transitions explored : nombre de transitions stochastiques explorées.

• invisible transitions explored : nombre de transitions internes i explo-
rées.

• time elapsed : la somme des temps de séjour dans les états visités
(DT).

• throughput for "start" : le débit moyen de la mission DMsim de l’al-
gorithme.

Remarque 7.2 Comme il est impossible d’effectuer la réduction stochastique à la volée, CUNC-
TATOR traite les transitions internes i suivant le principe du progrès maximal
[38, 97, 74], c’est à dire qu’il donne la priorité aux transition internes par rapport
aux transitions invisibles issues du même état.

Afin de faciliter la référence à la simulation par CUNCTATOR et ces
résultats, nous adoptons le vocabulaire suivant :

• Expérience : notée par X, elle représente une simulation par CUNC-
TATOR. Par exemple, la ligne de commande précédente est une ex-
périence.

• Paramètre : la spécification LOTOS de l’algorithme MPI, le nombre
de processus et la topologie du système.

• Objectif : la liste des actions dont on veut évaluer le débit, ainsi que
les fichiers de renommage et d’abstraction appropriés. Précisément,
il s’agit des valeurs données aux options -action, -rename et -hide.

• Facteur : correspond à l’option qui affecte le résultat d’une l’expé-
rience. On distingue deux types de facteurs :

facteur principal désignant l’option -time,

facteur secondaire désignant l’option -seed.

• Observation : notée par x, elle correspond à l’indice de performance
résultant de l’expérience X. Par exemple, dans le résultat de la ligne
de commande précédente x est égal à 7, 655982143.

• Échantillon : noté par E, il décrit un ensemble d’observations
x1, ..., xn issues des expériences X1, . . . , Xn respectivement. L’unique
différence entre les expériences d’un même échantillon est la condi-
tion d’arrêt : elles utilisent un facteur principal différent les uns des
autres. En revanche, elles partagent le même paramètre, les mêmes ob-
jectifs et le même facteur secondaire.
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7.3 Méthodes d’analyse de données

Notre simulation appartient à la famille des simulations sans condition
d’arrêt (non-terminating simulation), destinées à l’étude des systèmes en
régime stationnaire. Ces simulations ne possèdent pas de critères d’arrêt
percevables, puisque dans la théorie on s’intéresse au comportement du
système quand t → ∞. Cela constitue une de leurs difficultés majeures,
puisqu’une simulation trop courte engendre des résultats qui peuvent être
très variables (le système est encore en régime transitoire) et, d’autre part,
une simulation trop longue s’avère très coûteuse en termes de temps et de
ressources.

Plusieurs méthodes ont été proposées pour la détection de la fin du
régime transitoire [49], elles sont basées sur le principe que les résultats
de cette phase ne doivent pas faire part du calcul final, puisque nous
nous intéressons aux performances du système en régime stationnaire.
Ces méthodes sont généralement heuristiques, dès lors qu’il est difficile
de caractériser la phase transitoire et impossible d’identifier exactement
sa fin, ainsi que la forte dépendance des caractéristiques du système. En
outre, de nombreuses études sur l’analyse statistique des données issues
des simulations en phase d’équilibre, ont donné naissance à des méthodes
basées sur la théorie de l’estimation, dans le but d’estimer des paramètres
relatifs au système simulé [49, 26].

Nous nous sommes concentrés dans notre étude sur les méthodes
d’analyse des résultats en régime stationnaire, ce choix étant dicté par
la nature du système que nous simulons :

• La simulation est effectuée sur des chaînes de Markov de nature
stationnaire, car elles décrivent le comportement stochastique de
boucles d’accès aux données (voir la section 5.2). La phase tran-
sitoire initiale est justifiée par l’état initial des caches (les données
sont invalides dans les caches). Dans un échantillon d’observations,
on détecte facilement les données liées à la phase transitoire.

• Les observations d’un échantillon ne dépendent pas les unes des
autres, car elles sont issues d’expériences indépendantes.

Nous décrivons dans ce qui suit le principe de l’estimation par l’inter-
valle de confiance, ainsi que la méthode de son application dans l’analyse
des données issues de simulations.

7.3.1 Intervalle de confiance

La nature infinie de notre simulation nous mène auprès d’une analyse
d’un échantillon d’observations de la population infinie. Dès lors les ré-
sultats conduisent plutôt à une estimation qu’à la vraie valeur de l’indice de
performance.

La valeur estimée est en quelque sorte une estimation ponctuelle qui
s’avère à elle seule une donnée insuffisante. L’idée est alors de construire
autour de la valeur estimée un intervalle de confiance ayant une proba-
bilité prédéterminée pour recouvrir la vraie valeur de l’indice de perfor-
mance. En d’autres termes, cet intervalle permet de cadrer avec une cer-
taine confiance, un ensemble de valeurs susceptibles de contenir la vrai
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valeur de l’indice de performance. La largeur de l’intervalle de confiance
reflète la précision avec laquelle à été estimé l’indice de performance
[49, 26, 61, 15, 94].

Nous avons choisi la moyenne comme estimateur en raison de sa
compatibilité avec les observations. On dit qu’on évalue un intervalle de
confiance d’une moyenne.

L’indice de performance µ est estimé par la définition, autour de la
moyenne Xn des observations x1, ..., xn des expériences X1, ..., Xn respec-
tivement, d’un intervalle de confiance [B1, B2] qui contienne µ avec une
probabilité 1 − α :

Prob(B1 ≤ µ ≤ B2) = 1 − α

On dit que l’intervalle de confiance [B1, B2] est d’un niveau de confiance
100(1 − α). Le niveau de confiance est exprimé généralement en pour-
centage proche de 100%. La quantité 1 − α représente le coefficient de
confiance et α est le niveau de signification, il est exprimé comme une fraction
très proche de zéro, on l’appelle également le coefficient de risque puisque
Prob(µ /∈ [B1, B2]) = α.

Théorème 7.1 Soit (Xn)n∈N∗ une suite de variables aléatoires indépendantes de même loi, d’es-
pérance µ et de variance σ2. Posons :

∀n ∈ N∗ Xn = X1+...+Xn
n et Zn =

√
n

σ (Xn − µ).

La suite des sommes partielles normalisées (Zn)n∈N∗ converge en distribution
vers la loi normale N(0, 1), c’est-à-dire :

∀a, b −∞ ≤ a < b ≤ +∞ lim
n→∞

Prob[a < Zn < b] =
∫ b

a

1√
2π

e−x2/2dx

Selon le théorème central limite 7.1, la moyenne Xn est une variable
aléatoire de la loi normale même si les observations x1, ..., xn ne le sont
pas, cela du fait que la somme de variables aléatoires indépendantes et de
loi identique (x1, ..., xn) tend pour n → ∞ vers la loi de répartition normale
d’espérance µ et de variance σ2 :

X  N(µ, σ/
√

n)

Utilisant ce théorème, l’intervalle de confiance d’une moyenne est donné
par : [

Xn −
z1−α/2Sn√

n
, Xn +

z1−α/2Sn√
n

]
(7.5)

Étant donné que la valeur de µ est inconnue, la valeur de la variance
σ2 est inconnue par conséquent. Ce qui fait qu’on l’estime par la variance
empirique S2

n. On a :

Xn = 1
n ∑

n
i=1 xi et S2

n = 1
n−1 ∑

n
i=1(xi − Xn)2.

La valeur de z1−α/2 est le point percentile de loi student si n ≤ 30 et de la
loi normal sinon [61].



168 Chapitre 7. Évaluation des performances par simulation

La longueur de l’intervalle ∆ =
z1−α/2Sn√

n diminue lorsque la taille de
l’échantillon n augmente. C’est un résultat général et qui va dans le bon
sens : un intervalle de confiance devient plus large quand on exige un
niveau de confiance plus élevé, et plus étroit quand on dispose d’un plus
grand nombre d’observations.

7.3.2 Méthode de saisie et d’analyse de données

Plusieurs méthodes de saisie et d’analyse de données ont été proposées
pour surmonter les problèmes théoriques qui découlent de la nature des
observations recueillies durant la phase d’équilibre des simulations. Elles
se distinguent par la façon avec laquelle elles estiment la variance néces-
saire pour déterminer l’intervalle de confiance [49, 26, 61]. Nous avons
utilisé dans notre analyse la méthode dite des simulations parallèles (Inde-
pendent Replication), couramment employée lorsque la période transitoire
du système est assez courte.

La méthode des simulations parallèles consiste en la production de
plusieurs échantillons d’expériences avec des graines différentes. On pro-
cède comme suit :

Étape 1. On réalise m échantillons de taille n. Seule la valeur du facteur se-
condaire (la graine) différencie les échantillons.

Étape 2. On calcule la moyenne de chaque échantillon Ej

X j =
1
n

n

∑
i=1

xi,j j = 1, 2, ..., m

Étape 3. On calcule la moyenne des moyennes X j des échantillons :

X =
1
m

m

∑
j=1

X j

Étape 4. On calcule la variance des moyennes X j :

S
2

=
1

m − 1

m

∑
j=1

(X j − X)2

L’intervalle de confiance est donné par la suite :

[B1, B2] =

[
X ∓ z1−α/2S√

mn

]

Nous avons choisi la méthode des simulations parallèles pour l’analyse
des résultats en raison de la sensibilité des observations à la variation de la
graine de la simulation. En effet, certaines valeurs de la graine engendrent
des intervalles de confiance qui ne recouvrent point la vraie valeur de
l’indice de performance.

Le tableau 7.2 suivant illustre les valeurs des bornes de l’intervalle de
confiance pour 5 graines différentes, avec :

1. Les échantillons comportent les indices de performances de la bar-
rière centralized entre 4 processus dans la topology0 évalués par
CUNCTATOR.
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2. Les échantillons sont de même taille : 300 observations.

3. Si xj
i est la ieme observation de l’échantillon Ej issue de l’expérience

X j
i , alors i est le facteur principal de l’expérience X j

i , c’est à dire la
valeur donnée à l’option -time.

4. Si xj
i (resp. xk

i ) est la ieme observation de l’échantillon Ej (resp. Ek)

issue de l’expérience X j
i (resp. Xk

i ), alors les expériences X j
i et Xk

i
utilisent les mêmes paramètres, les mêmes objectifs et le même facteur
principal, mais un facteur secondaire différent, c’est à dire des graines
différentes et ceci pour ∀j, k ∈ {0, 1, 2, 3, 4} avec j 6= k et i = 1 .. 300.

5. Nous avons évalué l’intervalle de confiance pour chacun des échan-
tillons en utilisant la formule 7.5 avec un niveau de confiance de
99%.

Échantillon Graine B1 B2

E0 9 0, 52 0, 53

E1 31 0, 58 0, 59

E2 932 26, 66 80

E3 1235 0, 91 0, 95

E4 86972 4, 16 7, 01

Tab. 7.2 – Variation de bornes de l’intervalle de confiance en fonction de la graine

Notons que l’indice de performance µ de la barrière centralized entre 4
processus dans la topology0 évalué par BCG_STEADY, vaut 0, 53. D’après
le tableau 7.2 on constate que le niveau d’appartenance de l’indice de per-
formances µ à l’intervalle de confiance varie d’un échantillon à un autre :

E0 : µ ∈ [0, 52, 0, 53]. Avec une graine égale à 9, les expériences en-
gendrent des observations qui recouvrent la valeur de l’indice de
performance évalué par BCG_STEADY.

E1 : µ /∈ [0, 58, 0, 59]. Avec un graine égale à 31, les observations sont
très proches de la vrai valeur de µ. C’est un bon résultat en vue la
différence entre µ et B2 qui ne dépasse pas 8%.

E2 : µ /∈ [26, 66, 80]. Avec une graine égale à 932, les expériences en-
gendrent des observations très divergents de la valeur de µ, par
conséquent, le niveau de son appartenance à l’intervalle de confiance
est très mauvais.

E3 : µ /∈ [0, 91, 0, 95]. Avec une graine égale à 1235, la différence entre µ

et B2 est autour des 50%.

E4 : µ /∈ [4, 16, 7, 01]. Un constat similaire à celui de l’échantillon E2, avec
une graine égale à 86972, les expériences engendrent des résultats
très divergents de la vraie valeur de µ.
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La méthode des simulations parallèles permet d’augmenter la chance
d’obtenir des résultats convergents vers la vraie valeur recherchée de l’in-
dice de performance.

7.4 Application

Nous présentons dans cette section l’indice de performance des barrières
centralized, tournament et combining tree dans l’architecture FAME et le pro-
tocole de cohérence de caches A, sous forme d’intervalle de confiance
évalué en utilisant la méthode des simulations parallèles, de la manière
suivante :

1. Nous avons réalisé 10 échantillons, ce qui implique 10 graines diffé-
rentes.

2. Les observations d’un échantillon sont obtenues par des expériences
en utilisant les options -save et -restore afin d’augmenter la perfor-
mance de la simulation en temps de calcul.

3. Les échantillons sont de même taille n.

4. L’arrêt de la simulation a lieu quand on obtient un intervalle de

confiance [B1, B2] avec (
B2 − B1

B1
) ∗ 100 < ǫ. La quantité ǫ est appelée

critère d’interruption. En effet, c’est le critère d’interruption qui im-
plique la taille des échantillons (n), car si l’intervalle de confiance ne
le vérifie pas, alors on réalise encore des expériences.
Nous avons fixé ce critère à 5 dans nos applications, ce qui signifie
que B2 ne dépasse B1 que d’au plus 5%.

5. Le facteur principal qui implique la fin d’une expérience correspond
au numéro de l’expérience, c’est à dire, on lance la ieme expérience
avec un facteur principal égal à i (-time i).

Pour plus d’efficacité et de facilité dans l’analyse des résultats de la
simulation, nous avons automatisé l’évaluation de l’intervalle de confiance
au moyen de shell-script qui invoque CUNCTATOR pour les 10 graines en
parallèle, ensuite il évalue l’intervalle de confiance, si ce dernier ne vérifie
pas le critère d’interruption, il invoque de nouveau CUNCTATOR pour
les 10 graines en parallèle mais avec un nouveau facteur principal.

Remarque 7.3 Dans les tableaux ci-dessous, µ correspond à l’indice de performance évalué par
BCG_STEADY.
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7.4.1 Algorithme barrière centralized

Processus Topologie Échantillon B1 B2 Durée (sc) µ

4

topology0 163 0,53 0,56 44,74 0,53

topology1 362 1,06 1,11 105,14 1,25

topology3 1.439 3,38 3,57 463,10 2,05

8

topology0 40 0,64 0,67 37,57 –

topology1 83 1,48 1,56 85,17 –

topology3 1.878 7,01 7,33 2259,72 –

16

topology0 188 0,97 1,01 1010,34 –

topology1 987 3,23 3,39 6005,30 –

topology3 4.086 11,59 12,21 28109,67 –

Tab. 7.3 – Intervalle de confiance pour les observations obtenues par CUNCTATOR pour
la barrière centralized

La durée nécessaire à la réalisation des expériences pour l’obtention
de l’intervalle de confiance augmente avec le nombre de processeurs par-
ticipant à la barrière : on passe de 44, 74 secondes pour 4 processus à 7, 80
heures pour 16 processus.

L’intervalle de confiance obtenu pour 4 processus pour les différentes
topologies ne recouvre pas exactement l’indice de performance µ évalué
par BCG_STEADY, mais la différence moyenne entre la borne B2 et l’indice
de performance µ est de 5, 5% pour la topology0, 11, 86% pour la topology1
et de 54, 09% pour la topology3 : une différence qui augmente quand les
processus participant à la barrière sont de plus en plus distants les uns
des autres.

La variation des bornes de l’intervalle de confiance est cohérente par
rapport à la variation de la topologie : la valeur de B1 et B2 augmente
quand la distance entre les différents processus s’amplifie. Ce constat est
valable pour 4, 8 et 16 processus, comme l’indique le tableau 7.3.

7.4.2 Algorithme barrière tournament

Le tableau 7.4 indique les intervalles de confiance de l’indice de perfor-
mance de la barrière tournament pour 4 et 8 processus.

Dans la barrière tournament pour 4 processus, la différence moyenne
entre la borne B2 et l’indice de performance µ évalué par BCG_STEADY,
ne dépasse pas 22%, un résultat jugé satisfaisant.

Le coût des simulations en temps de calcul pour la barrière tournament
est très important, il a fallu plus de 8 heures pour obtenir l’intervalle de
confiance pour 8 processus : 13 fois plus long par rapport à l’algorithme
barrière centralized.
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Processus Topologie Échantillon B1 B2 Durée (sc) µ

4

topology0 137 0,87 0,82 130,73 0,83

topology1 352 1,65 1,74 385,93 2,15

topology3 1.290 2,85 2,89 1679,26 3,57

8

topology0 30 5,34 5,61 15501,12 –

topology1 66 9,62 10,10 27463,47 –

topology3 68 11,61 12,19 31136,92 –

Tab. 7.4 – Intervalle de confiance pour les observations obtenues par CUNCTATOR pour
la barrière tournament

7.4.3 Algorithme barrière combining tree

Le tableau 7.5 indique l’intervalle de confiance pour l’indice de perfor-
mance de la barrière combining tree pour la configuration tree3 de l’arbre
combinatoire des processus (voir la section 3.3.3).

Le coût des simulations en temps de calcul pour la barrière combining
est trop élevé par rapport à la taille des échantillons : était de 2 jours, la
durée nécessaire pour obtenir 10 échantillons de 227 observations, pour
un nombre de processus égal à 8 dans la topology1.

Processus Topologie Échantillon B1 B2 Durée (sc)

4

topology0 208 0,56 0,59 119,74

topology1 519 1,77 1,86 288,20

topology3 2.157 3,14 3,30 1376,91

8
topology0 30 0,87 0,91 31050,32

topology1 227 1,70 1,79 210425,20

Tab. 7.5 – Intervalle de confiance pour les observations obtenues par CUNCTATOR pour
la barrière combining tree

Les indices de performance obtenus par simulation en utilisant CUNC-
TATOR sont cohérents par rapport à la variation de la topologie, ils aug-
mentent quand la distance entre les différents processus s’amplifie.

Les résultats illustrés dans les tableaux 7.3, 7.4 et 7.5 sont insuffisants
pour comparer les performances des différents algorithmes barrière cen-
tralized, tournament et combining tree, étant donnée la sensibilité des obser-
vations à la valeur de la graine, l’augmentation du nombre d’échantillon
s’avère importante. En revanche, à l’heure ou nous écrivons ces dernières
lignes de ce manuscrit, l’évaluation de l’indice de performance pour la
barrière tournament et la barrière combining tree par CUNCTATOR sont en
cours.
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Conclusion du chapitre

Dans ce chapitre, nous proposons une autre méthode pour l’évaluation
des performances basée sur la simulation en raison du problème d’explo-
sion combinatoire de l’espace d’états des modèles fonctionnels et stochas-
tiques.

Le simulateur CUNCTATOR réalise un calcul équivalent à celui de
BCG_STEADY sans la nécessité d’une vue complète des états de la CTMC.
Il parcourt la chaîne de Markov à la volée et réalise des calculs au niveau
de chaque état visité.

Nous avons utilisé la méthode des simulations parallèles pour l’ana-
lyse des résultats en raison de la sensibilité des observations à la varia-
tion de la graine de la simulation. En effet, certaines valeurs de la graine
engendrent des intervalles de confiance qui ne recouvrent point la vraie
valeur de l’indice de performance.

Les indices de performance obtenus par simulation en utilisant CUNC-
TATOR sont cohérents par rapport à la variation de la topologie, ils aug-
mentent quand la distance entre les différents processus s’amplifie.

Le coût des simulations en temps de calcul pour les différents algo-
rithmes de barrières que nous avons étudié est très important, ce qui a
impliquer des des résultats insuffisants pour comparer les performances
des différents algorithmes barrière, étant donnée la sensibilité des obser-
vations à la valeur de la graine, l’augmentation du nombre d’échantillon
s’avère importante.





Conclusion générale

L’évaluation des performances des algorithmes MPI sur des architec-
tures multiprocesseurs est une tâche difficile, car l’efficacité d’un pro-
gramme parallèle dépend à la fois des aspects matériels et logiciels du
système. La méthodologie que nous avons proposée permet d’évaluer, à
partir d’un modèle formel, les performances d’un algorithme distribué
sur une machine multiprocesseurs. La modélisation concerne trois aspects
impactant les performances : l’algorithme distribué lui même, le protocole
de cohérence de caches et la topologie du système.

Pour spécifier le comportement de l’algorithme MPI, nous avons choisi
le langage LOTOS normalisé par l’ISO, créé initialement pour la descrip-
tion de protocoles et de systèmes distribués, mais également utilisé pour
la description de matériel [9, 35]. LOTOS bénéficie d’un environnement de
développement et de vérification performant, la boîte à outils CADP [25],
employée pour valider de nombreuses études de cas industrielles.

Pour effectuer l’évaluation de performances, nous avons adopté l’ap-
proche proposée en [23], qui consiste à augmenter le modèle LOTOS avec
des informations quantitatives (latences) permettant de le transformer en
une chaîne de Markov interactive [41] et en chaîne de Markov à temps
continu par la suite, que l’on peut analyser avec, entre autres, les outils
offerts par CADP [43]. Cette approche permet de vérifier les propriétés
fonctionnelles du système (correction de l’algorithme distribué et du pro-
tocole de cohérence de caches) et d’évaluer les performances (latences et
et le nombre de défauts de cache par variables) en utilisant la même spé-
cification LOTOS.

Nous avons appliqué cette méthodologie pour évaluer les perfor-
mances de deux benchmarks MPI. Le premier est un algorithme de com-
munication point à point, appelé ping-pong. Il est destiné à mesurer la
latence d’un échange de message entre deux processus en utilisant les
primitives send et receive. Nous avons évalué ses performances pour deux
variantes de primitives sur l’architecture FAME de Bull. Les résultats ob-
tenus de manière automatique en appliquant la chaîne d’outils aux spéci-
fications formelles concordent avec les mesures expérimentales effectuées
sur la machine réelle. La modélisation formelle nous a permis d’analyser
facilement les performances de cet algorithme dans différents environne-
ments matériels en faisant varier les topologies du système et le protocole
de cohérence de caches.

Le second algorithme concerne la synchronisation entre plusieurs pro-
cessus en utilisant les primitives de barrière. Nous avons modélisé, vérifié
et évalué les performances de trois algorithmes de barrière différents [68] :
centralized, tournament et combining tree dans des environnement matériels
différent : architecture FAME, topologie, protocole de cohérence de caches.
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Cependant, cette méthodologie atteint ces limites quand l’espace
d’états des modèles explose. En effet, les algorithmes MPI que nous avons
modélisés et en particulier les algorithmes de barrière, possèdent un fac-
teur favorisant l’explosion combinatoire de l’espace d’états du modèle spé-
cifiant le comportement fonctionnel ou stochastique, il s’agit du nombre
de processus participant à la barrière.

Pour pallier à ce problème d’explosion combinatoire de l’espace d’états
des modèles, nous avons procédé à l’analyse des performances par simula-
tion, tout en exploitant les spécifications LOTOS utilisées pour l’évaluation
des performances par analyse numérique. L’équipe VASY a développé à
cette occasion un outil de simulation à la volée, appelé CUNCTATOR, qui
a récemment été intégré dans la boîte à outils CADP. En effet, le simulateur
CUNCTATOR réalise un calcul équivalent à celui de BCG_STEADY sans
la nécessité d’une vue complète de l’espace d’états, il parcourt la chaîne
de Markov à la volée et réalise des calculs au niveau de chaque état visité.

Les indices de performances obtenus par CUNCTATOR sont cohérents
et très proches des indices de performances évalués par l’analyse numé-
rique par BCG_STEADY en absence de l’explosion d’espace d’états. En
revanche, si le problème d’explosion de l’espace d’état est évité dans le si-
mulateur CUNCTATOR, le coût de la simulation en temps de calcul peut
être trop élevé dans certains cas (généralement en fonction de l’algorithme
et le nombre de processus participant à son exécution).

Dans la continuité directe de notre travail de thèse, nous pouvons déga-
ger plusieurs directions de recherche.

Premièrement, il serait intéressant d’expérimenter la vérification et
l’évaluation de performances massivement parallèle pour améliorer le pas-
sage à l’échelle sur des modèles de taille plus conséquente.

Un autre moyen de combattre l’explosion d’états des chaînes de Mar-
kov est d’étudier la réduction à la volée de ces chaînes modulo la bi-
simulation stochastique de branchement ; cela est loin d’être trivial, car
les définitions de cette relation disponibles dans la littérature ne sont pas
adaptées au calcul à la volée.

Enfin, la méthodologie que nous avons proposée pourrait être partiel-
lement automatisée, en traduisant les primitives MPI, décrites dans un
langage algorithmique de haut niveau, vers des spécifications formelles
LOTOS (éventuellement complétées par des descriptions des mémoires,
topologies et caches en langage C).
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A.1 Arbre binomial

Un arbre binomial est défini récursivement comme suit :

• L’arbre binomial d’ordre 0 est un simple nœud.

• L’arbre binomial d’ordre k possède une racine de degré k et ses ra-
cines d’arbre binomiaux d’ordre k− 1, k− 2, . . . , 2, 1, 0 dans cet ordre.

Un arbre binomial d’ordre k peut être construit à partir de deux arbres
d’ordre k − 1 en faisant de l’un le fils le plus gauche de la racine de l’autre.

Un arbre binomial d’ordre k possède 2k nœuds et a pour taille k.

1 2 4

0

3 5 6

7

Fig. A.1 – Exemple d’un arbre binomial
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A.2 Macros pour les prédicats de base

macro CC_Load (state_after_0, state_after_1, state_before_0, state_before_1,

transfer_type, id_provider) =

Action_Verif (’.*’, ’load’, ’.*’,’.*’,’.*’, state_after_0, state_after_1, state_before_0,

state_before_1, transfer_type, id_provider, ’.*’,’.*’,’.*’)

end_macro

macro Access (id_proc, transfer_type, id_provider, transfer_level, inv_level, latency)=

Action_Verif (id_proc, ’.*’,’.*’,’.*’,’.*’,’.*’,’.*’,’.*’,’.*’,transfer_type, id_provider,

transfer_level, inv_level, latency)

end_macro

macro Take_Lock (i, adr, j) =

Action_Verif (i, ’test_and_set’, adr, j, ’unlock’,’.*’,’.*’,’.*’,’.*’,’.*’,’.*’,’.*’,’.*’,’.*’)

end_macro

macro Free_Lock (i, adr, j)=

Action_Verif (i, ’store’, adr, j, ’unlock’, ’.*’,’.*’,’.*’,’.*’,’.*’,’.*’,’.*’,’.*’,’.*’)

end_macro

macro Private_Access (id_proc, adr, id_proc_adr)=

Action_Verif (id_proc, ’.*’, adr, id_proc_adr, ’.*’,’.*’,’.*’,’.*’,’.*’,’.*’,’.*’,’.*’,’.*’,’.*’)

end_macro
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Liste des abréviations

ASCII American Standard Code for Information Interchange

BCG Binary Coded Graphs

CADP Construction and Analysis of Distributed Processes

CC-DSM Cache Coherent - Distributed Shared Memory

CC-NUMA Cache Coherent - Non Uniform Memory Access

CCS Calculus of Communicating Systems

CSP Communicating Sequential Processes

CTMC Continuous Time Markov Chains

DM Débit Moyen

DSM Distributed Shared Memory

DTMC Discrete Time Markov Chains

EMPA Extended Markovian Process Algebra

FAME Flexible Architecture for Multiple Environments

IMC Interactive Markov Chain (Chaîne de Markov Interactive)

ISO International Organization for Standardization

LCycle Latence d’un Cycle

LM Latence Moyenne

LOTOS Language Of Temporal Ordering Specification
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MC Markov Chains

MESCA Multiple Environments on Scalable Architecture

MIMD Multiple Instructions Multiple Data stream

MISD Multiple Instructions Single Data stream

MPI Message Passing Interface

MPMD Multiple Process, Multiple Data

MRMC Markov Reward Model Checker

NUMA Non Uniform Memory Access

PA Process Algebra (Algèbre de processus*)

PEPA Performance Evaluation Process Algebra

RTPA Real-Time Process Algebra

SIMD Single Instruction Multiple Data stream

SISD Single Instruction Single Data stream

SMP Symmetric MultiProcessor

SPA Stochastic Process Algebra (Algèbre de Processus Stochastiques)

STE Système de Transitions Etiquetées

SPMD Single Process, Multiple Data

TIPP Timed Processes and Performance evaluation

TPA Timed Process Algebras

UMA Uniform Memory Access
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