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Chapitre 1

Introduction

1.1 Contexte

Au cours des deux dernières décennies, la fréquence d’horloge des processeurs
a cessé de croître de manière significative. Depuis que la barre du 1 GHz a été
franchie au début des années 2000, les processeurs modernes ont atteint une vitesse
de seulement quelques GHz. En revanche, la loi de Moore reste valable : l’industrie
continue d’augmenter le nombre de transistors intégrés sur une même puce. Cela
a permis l’émergence et la généralisation des systèmes multicœurs, qui peuvent
désormais prendre en charge des dizaines, voire des centaines de threads matériels.
Ces systèmes sont omniprésents, des grands serveurs aux dispositifs embarqués les
plus compacts.

Exploiter pleinement cette puissance de calcul exige des développeurs qu’ils
conçoivent des programmes parallèles. Idéalement, les performances doivent évo-
luer de manière linéaire avec le nombre de cœurs disponibles ; on parlera de sca-
labilité d’une application. Or, maîtriser le parallélisme reste un défi majeur pour
tout développeur, ceci notamment pour deux raisons. D’une part, il est difficile
d’utiliser pleinement les ressources matérielles disponibles. Cette difficulté est no-
tamment induite par la différence d’abstraction (voir son inadéquation) entre le
matériel et le logiciel. D’autre part, les raisonnements liés à la concurrence sont
complexes. En particulier, les entrelacements des opérations augmentent de ma-
nière exponentielle avec le nombre de cœurs. Maîtriser le parallélisme révèle donc
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12 CHAPITRE 1. INTRODUCTION

de l’art de trouver un juste équilibre entre correction et performance [28].

1.2 Motivation

Pour maximiser les performances, il est souvent préférable de permettre un
haut degré de parallélisme sans imposer des synchronisations excessives, bien que
cela augmente le risque d’interférences entre threads. Identifier les goulots d’étran-
glement dans un programme est une tâche ardue, car les causes peuvent être mul-
tiples, allant d’implémentations logicielles inefficaces à des contraintes matérielles
telles que la vitesse d’accès à la mémoire ou une mauvaise répartition des données
dans un système distribué.

Pour aider le développeur dans cette tâche, il est essentiel d’avoir un support
logiciel pour la programmation parallèle. Á cette fin, des bibliothèques existent
dans de nombreux langages de programmation. Ainsi, des bibliothèques, comme
Boost.LockFree en C++ ou java.util.concurrent pour Java, fournissent des
outils pour exprimer le parallélisme et la concurrence de manière élégante et ef-
ficace. Ces bibliothèques incluent des mécanismes de gestion de la concurrence
comme des objets partagés linéarisables, des verrous et barrières, ou encore des
primitives de synchronization telles que compare-and-swap.

Cependant, ces bibliothèques sont génériques. En effet, les abstractions qu’elles
proposent ont une interface étendue afin de satisfaire un grand nombre de dévelop-
peurs et de couvrir de nombreux cas d’usage. Or, ceci peut nuire aux performances,
en particulier dans les scénarios où la nécessité de passer à l’échelle est cruciale.
Le point de départ de cette thèse est la question de savoir s’il est intéressant de
spécialiser ces objets afin de les rendre plus performants.

1.3 Contributions

Afin de répondre à cette question, nous avons conduit une analyse de l’utilisa-
tion des objets partagés à travers de nombreux projets open source. Notre étude
révèle des tendances significatives et des axes d’améliorations potentiels. Ainsi,
bien que les objets partagés soient relativement rares dans le code source global,
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notre étude montre qu’ils sont essentiels pour tirer pleinement parti des architec-
tures multicœurs modernes. L’analyse des appels de méthodes a mis en évidence
que seules certaines fonctionnalités de ces objets sont fréquemment utilisées, ce qui
ouvre la voie à des optimisations ciblées.

Pour répondre à ce constat, nous avons introduit le concept d’objets ajustés,
des objets partagés spécialement conçus pour offrir des performances optimales
dans des contextes d’exécution spécifiques. Nous avons formalisé ce concept à
l’aide du graphe d’indistinguabilité, un outil théorique qui mesure la capacité
d’un objet à évoluer avec le nombre de threads. Ce graphe permet de comparer
différents objets partagés pour choisir celui qui offre les meilleures performances
selon le scénario.

Nous avons également développé DEGO, une bibliothèque d’objets ajustés qui
applique ces principes. DEGO propose des collections partagées et d’autres objets
courants, dont l’interface et les comportements sont ajustés pour maximiser l’effi-
cacité dans des environnements parallèles. Ces objets exploitent des ajustements
spécifiques pour améliorer la scalabilité, tout en réduisant les coûts de synchroni-
sation.

Pour valider l’efficacité de DEGO, nous avons effectué des évaluations rigou-
reuses. Nous avons utilisé des micro-benchmarks, inspirés de Synchrobench [21],
ainsi qu’une application de type réseau social, Retwis [69], qui simule un envi-
ronnement proche de celui de Twitter. Ces expériences ont démontré l’avantage
significatif des objets ajustés dans des situations où la gestion efficace des res-
sources concurrentes est cruciale, confirmant ainsi la pertinence de notre approche
pour l’optimisation des programmes parallèles.

1.4 Plan

Le reste de la thèse est structuré comme suit :

— Le Chapitre 2 aborde les défis relatifs à la conception de programmes paral-
lèles sur des architectures multicœurs modernes et explore des stratégies de
communication optimisées pour améliorer les performances. Nous y présen-
tons divers outils permettant de générer et de synchroniser le parallélisme,
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illustrés à travers des exemples en Java. Plus loin, nous rappelons les prin-
cipaux critères de cohérence et les conditions de progrès nécessaires pour
garantir un comportement correct des objets partagés et assurer la bonne
exécution d’un programme. Enfin, nous discutons de solutions permettant
d’adapter ces critères de cohérence en fonction des besoins applicatifs et
présentons des outils destinés à aider les développeurs dans la création de
programmes parallèles.

— Le Chapitre 3 présente le principe d’ajustement, qui vise à concevoir des
objets partagés optimisés pour des usages spécifiques afin d’améliorer les
performances des programmes. Nous débutons par une analyse approfondie
de l’utilisation des objets partagés dans plusieurs bases de code Java. Ensuite,
nous introduisons le graphe d’indistinguabilité, un outil théorique permet-
tant d’évaluer la scalabilité d’un objet partagé. Nous formalisons ensuite le
principe d’ajustement et illustrons ses applications avec plusieurs exemples.

— Le Chapitre 4 décrit la bibliothèque d’objets ajustés DEGO. Ce chapitre évalue
les objets de DEGO à travers plusieurs microbenchmarks ainsi qu’au travers
d’une application de type réseau social.

— Le Chapitre 5 conclut la thèse en résumant nos travaux, en exposant les
difficultés rencontrées, et en proposant des pistes pour de futures avancées.



Chapitre 2

Contexte et Motivation

Face à l’augmentation constante des besoins en puissance de calcul, l’usage des
programmes parallèles s’est considérablement intensifié pour répondre aux exi-
gences de performance. Les avancées dans le design des processeurs et des archi-
tectures distribuées incarnent des solutions innovantes pour relever ces défis, en
proposant des structures matérielles et logicielles adaptées à l’exécution simulta-
née de multiples tâches. Cette évolution vers le parallélisme constitue une étape
cruciale pour optimiser l’exploitation des ressources disponibles et accélérer le trai-
tement des données.

Au cœur de ces programmes parallèles, les objets partagés jouent un rôle fon-
damental. Ils offrent aux développeurs un ensemble d’outils simples et variés pour
concevoir des programmes capables d’exécuter des opérations simultanées de ma-
nière cohérente.

Dans cette thèse, nous illustrons nos analyses et expérimentations en nous
appuyant sur les objets partagés de la bibliothèque Java. En tant que l’un des
langages les plus utilisés dans le monde, Java offre une infrastructure mature
pour développer des applications parallèles et concurrentes. Sa vaste bibliothèque
java.util.concurrent, incluant des structures de données variées et des méca-
nismes de synchronisation performants, permet d’explorer de manière approfondie
les différentes stratégies de gestion du parallélisme.

Ce chapitre explore en profondeur l’architecture des processeurs et leur évolu-
tion pour comprendre comment les choix de conception et les techniques d’optimi-
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16 CHAPITRE 2. CONTEXTE ET MOTIVATION

sation permettent d’accroître les performances des programmes modernes. Dans
la Section 2.1 Nous nous intéressons particulièrement au passage des architectures
monocœur aux architectures multicœurs et distribuées.

Pour comprendre comment le parallélisme est mis en œuvre, nous étudions
dans la Section 2.2 les deux stratégies de communication principales dans les sys-
tèmes distribués : la mémoire partagée et le passage de messages, tant dans leurs
implémentations logicielles que matérielles.

La discussion se poursuit en Section 2.3 avec une exploration des mécanismes de
parallélisation, abordant divers outils de gestion des tâches concurrentes, comme
les objets promesses, les pools de threads ou encore les threads virtuels. À cela
s’ajoutent des techniques de synchronisation essentielles, notamment les verrous
et les sémaphores, pour garantir la sécurité des accès en situation de concurrence.

Enfin, nous abordons en Section 2.4 les conditions de progrès qui garantissent
la terminaison des programmes ainsi que les propriétés de correction essentielles à
la fiabilité des programmes concurrents, telles que la linéarisabilité, la cohérence
séquentielle ou encore la cohérence causale.

Le chapitre se conclut en Section 2.5 par l’exploration de modèles de cohérence
flexibles, permettant d’ajuster les critères de cohérence en fonction des cas d’utili-
sation pour maximiser les performances. Nous présentons également des outils qui
aident les développeurs à évaluer la scalabilité de leurs applications ou à tester les
performances de leurs objets partagés, offrant ainsi des moyens de mieux anticiper
le comportement de leurs applications dans un contexte parallèle.

2.1 Les bases du parallélisme

Fonctionnement d’un ordinateur

Les informations au sein d’un processeur sont représentées par une série de
nombres binaires. Pour exprimer ces nombres, on fait usage de transistors. Le
codage NRZ est employé pour désigner un 0 ou un 1, en fonction de la tension
électrique qui traverse le transistor, cette tension étant soit inférieure à un certain
seuil, soit supérieure à un autre seuil. On dit alors que le transistor se ferme ou
s’ouvre, et que cette action constitue un cycle. Un processeur cadencé à 3 GHz
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est capable d’exécuter 3 milliards de cycles en une seconde. Ces transistors sont
ensuite regroupés au sein de circuits.

Tous ces circuits peuvent fonctionner à des vitesses différentes, en fonction
du temps nécessaire à la propagation de la tension électrique. Pour synchroniser
ces circuits et prévenir tout problème d’interaction susceptible de provoquer des
dysfonctionnements, la durée entre deux mises à jour des circuits est maintenue
constante et ajustée en fonction du circuit le plus lent. Ainsi, tous les circuits
reçoivent simultanément un signal d’écriture, que l’on appelle le signal d’horloge.

Différents circuits sont regroupés pour former des sous-unités qui constituent
la mémoire ou le processeur, comme par exemple l’unité de contrôle ou encore
l’unité d’exécution. La première a pour rôle de gérer les instructions, tandis que
la seconde exécute les opérations de calcul et traite les données.

Un processeur exécute des requêtes qui sont décomposées en calculs simples,
appelés instructions. L’exécution d’une instruction est généralement divisée en
plusieurs étapes, chacune durant un cycle d’horloge. Ces étapes peuvent être ré-
sumées ainsi : l’extraction, qui consiste à récupérer l’instruction depuis la mé-
moire ; le décodage, qui permet d’identifier l’opération ainsi que les opérandes ;
l’exécution de l’instruction ; et enfin l’écriture des résultats en mémoire, la-
quelle sera définie plus en détail dans cette section. La rapidité avec laquelle un
processeur exécute une instruction dépend donc du nombre de cycles qu’il peut
effectuer par seconde et de la durée de chaque cycle.

Augmenter le nombre de transistors a longtemps été la solution privilégiée
pour améliorer les performances des processeurs. En 1965, Gordon E. Moore, co-
fondateur de la société Intel, a fait une observation qui sera plus tard connue sous
le nom de "Loi de Moore". Cette loi est une observation empirique stipulant que
le nombre de transistors sur une puce double environ tous les deux ans. Par la suite,
cette loi a été étendue à la "vitesse" ou à la fréquence d’horloge des processeurs.
Bien que le nombre de transistors sur une puce continue encore aujourd’hui de
doubler, la fréquence d’horloge a atteint un plateau depuis le milieu des années
2000. Il s’agit d’une limitation physique qui empêche les fabricants de maintenir
une croissance exponentielle de la fréquence des processeurs. En effet, augmenter le
nombre de cycles par seconde entraîne une hausse de la chaleur produite, pour deux
raisons principales : d’une part, l’augmentation de la puissance électrique fournie
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au processeur, et d’autre part, la réduction du temps disponible pour dissiper cette
chaleur.

Parallélisme matériel

Étant donné que la fréquence ne peut plus être augmentée rapidement, d’autres
solutions ont dû être trouvées pour continuer à améliorer les performances des
processeurs. Pour rappel, les instructions sont décomposées en différentes étapes,
et ces étapes sont souvent effectuées par des sous-unités distinctes, ce qui permet
de les exécuter en parallèle. Cette technique est appelée pipelining.

Imaginons quatre instructions, chacune décomposée en quatre étapes : e1, e2, e3, e4.
Examinons combien de cycles sont nécessaires pour traiter ces instructions avec
et sans pipelining. Supposons qu’il existe quatre sous-unités spécifiques, notées
su1, su2, su3, su4, capables de traiter respectivement les étapes e1, e2, e3 et e4. Lorsque
les instructions sont exécutées les unes après les autres, il est nécessaire d’attendre
que la première instruction soit entièrement traitée avant de commencer la seconde.
Par conséquent, si chaque étape d’une instruction est traitée en un cycle, il faut 16
cycles pour traiter les quatre instructions sans pipelining. Avec pipelining, dès que
l’étape e1 de la première instruction est terminée par la sous-unité su1, l’étape e1

de la deuxième instruction peut immédiatement être traitée par cette même sous-
unité, tandis que l’étape e2 de la première instruction est traitée simultanément
par la sous-unité su2. Ainsi, le traitement des quatre instructions avec pipelining
nécessite seulement 7 cycles.

Le pipelining a incité les fabricants de processeurs à adapter leurs puces, en iso-
lant les sous-unités et en insérant de la mémoire entre elles afin de les séparer. On
qualifie ces processeurs de superscalaires lorsque les instructions sont distribuées
de manière dynamique entre les sous-unités, avec une gestion des dépendances
des données directement assurée par le processeur. À l’inverse, les processeurs dits
VLIW (Very Long Instruction Word) se caractérisent par un ordre d’exécution
des instructions fixé à l’avance, sans prise en charge dynamique des dépendances
de données [12, 23]. Le nombre d’instructions qu’un processeur peut traiter si-
multanément définit ce que l’on appelle la profondeur du pipeline. Toutefois,
le parallélisme des instructions rencontre certaines limites, en particulier une sur-
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charge architecturale liée à l’ajout de nouvelles sous-unités, ainsi qu’un rendement
décroissant, car le nombre d’instructions indépendantes pouvant être exécutées
simultanément n’augmente pas toujours proportionnellement.

Des limites physiques apparaissent lorsque l’on se limite à un seul processeur
sur une puce, notamment en raison des contraintes liées à sa taille, qui restreignent
le nombre de connexions physiques pouvant être établies avec la mémoire. Cette
limitation se traduit par une contrainte sur la bande passante maximale accessible
entre le processeur et la mémoire, capant ainsi les performances globales du sys-
tème. En réponse à ces contraintes, et grâce à l’augmentation continue du nombre
de transistors pouvant être intégrés sur une seule puce, les concepteurs ont opté
pour l’intégration de plusieurs unités de calcul indépendantes au sein d’une même
puce. Cela peut se faire soit en intégrant plusieurs unités de traitement indépen-
dantes (ou cœurs) dans un seul processeur physique, on parle alors de processeur
multi-cœurs [36], soit en intégrant plusieurs processeurs physiques dans un ordi-
nateur, auquel cas on parle de multiprocesseur. Dans la Figure 2.1, on peut voir
un exemple de micro-architecture multicœur Skylake, développée par Intel.

Ces deux types d’approche présentent l’avantage de ne pas nécessiter une ar-
chitecture plus complexe pour chaque cœur, tout en offrant une gestion plus fine
de la consommation d’énergie. En effet, lorsqu’un cœur n’est pas sollicité pour
effectuer des calculs, il peut être désactivé afin d’économiser de l’énergie.

Certains multiprocesseurs possèdent une partie de leurs puces qui est répli-
quée, en particulier celle responsable de conserver l’état d’un processeur. Ainsi,
chaque processeur apparaît comme étant un ensemble de processeur logique
pouvant effectuer des calculs simultanément. On parle alors de multithreading
simultané, ou, pour certains processeurs Intel, d’hyperthreading. Dans ce cas,
au cours d’un même cycle, les différents processeurs logiques peuvent accéder à
des ressources physiques distinctes. Généralement, il n’y a que deux processeurs
logiques par processeur.

Avec ces nouvelles puces, les différents cœurs doivent communiquer pour ré-
soudre une tâche. Le modèle de calcul principalement utilisé aujourd’hui, classifié
par Flynn [18], est le modèle Multiple-Instruction, Multiple-Data (MIMD). Ce mo-
dèle comprend plusieurs unités de calcul, chacune ayant ses propres instructions
et appliquant ces instructions à des données différentes.
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Figure 2.1 – Diagramme d’un processeur Intel 4 cœurs avec une micro-
architecture Skylake (1. cœur, 2. niveaux de cache, 3. bus). À partir de Forsell
et al. [19].

Un autre modèle également utilisé est le modèle Single-Instruction, Multiple-
Data (SIMD), où une unité de calcul spéciale se charge de récupérer les instruc-
tions et de les dispatcher ensuite aux autres unités de calcul. Chaque unité de
calcul reçoit les mêmes instructions et charge les données dans des emplacements
différents de la mémoire. Ce modèle est utilisé, par exemple, dans certaines unités
de traitement graphique (GPU).

Parallélisme logiciel

L’architecture matérielle multi-cœur et les techniques de pipelining ont permis
de maximiser le traitement parallèle au niveau matériel. Cependant, pour exploiter
pleinement ces capacités matérielles, il est essentiel que le logiciel, et en particulier
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le système d’exploitation, coordonne et gère efficacement les ressources pour
optimiser les performances globales du système.

Un système d’exploitation est un logiciel essentiel qui agit comme une interface
entre le matériel informatique et les programmes utilisateurs. Il gère les ressources
matérielles de l’ordinateur, telles que le processeur, la mémoire, les périphériques,
et permet l’exécution des programmes de manière coordonnée et efficace.

Lorsqu’un programme est lancé, le système d’exploitation crée un processus.
Ce processus est une instance du programme en cours d’exécution qui gère plusieurs
éléments comme la pile d’exécution, la mémoire utilisée ou encore les descripteurs
de fichiers. Il existe deux types de processus : les processus lourds et les proces-
sus légers. Les processus lourds sont généralement simplement appelés processus.
Chaque processus lourd est créé avec son propre espace mémoire, ce qui les rend
isolés les uns des autres. La création d’un processus lourd peut s’avérer coûteuse
en termes de ressources. Les processus légers, souvent appelés threads , coexistent
au sein d’un processus lourd et peuvent donc facilement communiquer entre eux
puisqu’ils partagent le même espace mémoire.

L’accès à la mémoire étant une opération coûteuse en termes de temps, cer-
tains threads peuvent se retrouver bloqués pendant la récupération des données
nécessaires. Pour atténuer ce décalage, plusieurs threads peuvent s’exécuter simul-
tanément, une technique connue sous le nom de multithreading. Ainsi, tandis
qu’un thread attend l’accès à la mémoire, un autre peut initier ou poursuivre une
opération, optimisant ainsi l’utilisation des ressources processeur.

Il existe plusieurs approches pour passer d’un thread à un autre, telles que le
multithreading à grain fin et le multithreading à grain grossier. Dans le
cas du multithreading à grain fin, on passe d’un thread à un autre après chaque
instruction, tandis que dans le multithreading à grain grossier, on change de thread
uniquement lors de longues attentes, comme par exemple lors d’une lecture dans
la mémoire vive.

Bien que le parallélisme logiciel améliore la gestion des processus et des threads,
l’efficacité de ces exécutions parallèles dépend également d’un accès rapide aux
données. Une organisation hiérarchique de la mémoire devient alors cruciale pour
supporter plusieurs unités de calcul en parallèle, permettant ainsi une coordination
efficace entre le processeur et la mémoire à travers des structures de caches et de
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registres.

Architecture mémoire

Pour que ces cœurs multiples ou processeurs puissent fonctionner efficacement
ensemble, ils doivent avoir accès à des données rapidement accessibles. C’est ici
qu’intervient le rôle crucial de la mémoire. Pour effectuer des calculs, les étapes
intermédiaires ainsi que les résultats de ces calculs peuvent être stockés dans la
mémoire principale. Ce composant sert donc à mémoriser des informations et des
données. En principe, la mémoire est composée de plusieurs bits qui, regroupés par
8, forment des octets. La mémoire n’étant pas infinie, le nombre d’octets qui la
constitue détermine sa capacité. Historiquement, un ordinateur était composé d’un
processeur, chargé d’effectuer les calculs, et d’une mémoire principale, destinée à
stocker les informations. L’ordinateur moderne, quant à lui, comporte différents
types de mémoire : des mémoires très rapides mais de faible capacité, ainsi que des
mémoires de grande capacité mais plus lentes. Pour optimiser l’accès aux données,
ces mémoires sont organisées en plusieurs niveaux, formant ce que l’on appelle la
hiérarchie mémoire. Ces niveaux sont les suivants :

— Les registres : C’est la mémoire la plus proche du processeur et celle qui
peut être lue le plus rapidement. Le temps d’accès aux registres est d’un cycle
d’horloge, donc leur vitesse dépend de celle du processeur. Les registres ont
généralement une taille de 32 ou 64 bits. Cependant, leur taille et leur nombre
dépendent principalement de l’architecture du processeur. Il existe plusieurs
types de registres pour stocker des informations différentes : registres géné-
raux, registres de pointeurs, registres de flottants, registres d’entiers, etc.

— Le cache : C’est une mémoire intermédiaire entre le processeur et la mémoire
principale (On peut le voir dans le bloc 2 de la Figure 2.1). Les données
fréquemment utilisées y sont stockées pour permettre un accès plus rapide
que depuis la mémoire principale. Cependant, tout comme les registres, sa
taille est également limitée. La taille du cache peut varier de quelques kilobits
à plusieurs mégabits, et il est souvent divisé en plusieurs sous-niveaux : L1,
L2, L3, et parfois L4. Ces sous-niveaux ont un temps d’accès de plus en plus
long, mais une capacité de stockage de plus en plus grande.
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Le niveau L1 est le plus proche du processeur et est divisé en deux sous-
parties : le L1i, qui stocke les instructions d’un programme en cours d’exé-
cution, et le L1d, qui stocke les données. Sa taille varie de 32 à 64 Kb par
cœur. Le niveau L2 est également propre à chaque cœur, mais il peut stocker
plusieurs centaines de Kb par cœur. Le niveau L3, quant à lui, est partagé
entre plusieurs cœurs et peut atteindre plusieurs dizaines de Mb selon les
gammes de processeurs. Certains processeurs disposent d’un niveau L4, mais
cela reste moins courant. Le temps d’accès au cache peut varier de 1 à 20
cycles pour un processeur cadencé à 3 GHz, en fonction du niveau de cache
accédé.

— La mémoire vive : On l’appelle aussi RAM pour Random Access Memory,
et elle peut être de type dynamique (DRAM ) ou statique (SRAM ) [62]. La
principale différence entre ces deux types de mémoire réside dans la structure
des cellules de mémoire. La DRAM est plus lente mais permet de stocker une
plus grande quantité de données, tandis que la SRAM est plus rapide mais
avec une densité de stockage plus faible.

La RAM peut être volatile ou non-volatile. Dans le premier cas, elle perd
son contenu lorsqu’elle n’est plus alimentée, alors que dans le second cas, les
données sont conservées même en l’absence d’alimentation. Le temps d’accès
à la RAM peut varier de 60 à 180 cycles pour un processeur cadencé à 3
GHz, en fonction du type de mémoire, de l’architecture de l’ordinateur, de
la charge du système, etc.

— La mémoire de masse : Ce type de mémoire est appelé disque dur. Il est
le plus lent mais permet de stocker le plus grand volume de données. Les
disques durs peuvent offrir une capacité de stockage allant jusqu’à plusieurs
téraoctets. Le temps d’accès au disque dur peut varier de 300 à 60 000 cycles
pour un processeur cadencé à 3 GHz, en fonction du type de disque dur et
de ses caractéristiques spécifiques.

L’organisation mémoire d’un ordinateur parallèle se divise en deux catégories :
soit les unités de calcul partagent une mémoire physique, soit la mémoire est phy-
siquement distribuée entre les unités de calcul. Dans le premier cas, on parle de
Shared Memory Machine ou SMM, tandis que dans le second cas, on parle d’un
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modèle à mémoire distribuée également connu sous le nom de Distributed Me-
mory Machine ou DMM. Le temps d’accès à la mémoire peut-être uniforme (ar-
chitecture SMP) ou uniforme (architecture NUMA [8]). La communication entre
les différents processeurs peut s’effectuer de deux manières principales : en écri-
vant sur des sections communes de la mémoire, ce qui correspond à un système
à mémoire partagée, ou en envoyant directement les données d’un processeur à
un autre, ce qui correspond à un système à passage de messages. Plus de détails
seront donnés en Section 2.2.

Les différents processeurs partagent donc une même mémoire. Cette mémoire
est composée d’un ensemble de variables partagées, qui peuvent être lues et mo-
difiées par tous les processeurs, en lecture comme en écriture. Comme mentionné
précédemment, cette mémoire est divisée en plusieurs sous-parties afin d’optimiser
la vitesse d’accès, tant en lecture qu’en écriture.

Chaque cœur de processeur disposant de sa propre mémoire cache, qui stocke
une copie locale de la mémoire globale et qui n’est pas partagée, il est crucial
que les différents cœurs se synchronisent pour maintenir une vue cohérente de la
mémoire globale. En effet, si deux processeurs, p et q, utilisent une même variable
partagée et que p modifie cette variable dans son cache sans que q ne mette à jour
le sien, q ne verra pas la modification effectuée par p. Ce phénomène est souvent
désigné sous le nom de problème de cohérence de cache.

Pour résoudre ce problème, un protocole de cohérence de cache est mis en
place, comme détaillé en Section 2.2.2 .

Virtualisation

Pour exécuter plusieurs applications en parallèle de manière efficace, il est sou-
haitable qu’elles soient stockées dans un niveau de mémoire offrant des accès ra-
pides pour tous les processus. Cependant, plus la mémoire est rapide, plus elle est
limitée en espace. Il est donc impossible de charger entièrement plusieurs applica-
tions en parallèle dans la RAM.

Pour surmonter cette limite, le système d’exploitation fournit aux applications
une vue virtuelle unifiée de la mémoire. Cette "virtualisation de la mémoire" re-
pose sur un mappage entre adresses virtuelles (utilisées par les applications) et
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adresses physiques (réelles en mémoire). La MMU (Memory Management Unit)
dans le processeur est responsable de la traduction de ces adresses virtuelles en
adresses physiques, permettant ainsi la répartition des applications en fragments
qui peuvent être présents ou non en RAM, selon leur utilisation.

La mémoire virtuelle peut être organisée en pagination ou en segmentation.
La pagination divise la mémoire en blocs de taille fixe, alors que la segmentation
la divise en segments de taille variable correspondant aux structures logiques du
programme. Il est aussi possible de combiner ces approches : chaque segment peut
être constitué de pages, où une adresse virtuelle inclut un numéro de segment et un
numéro de page. Bien que la segmentation soit utile pour certaines applications,
la pagination reste le mécanisme de partitionnement le plus courant.

Lors de l’exécution, l’application accède à différentes pages de la mémoire vir-
tuelle. Si une page demandée n’est pas en RAM, cela génère un page fault : le
système d’exploitation doit alors récupérer cette page sur le disque pour la char-
ger en RAM. Ce processus est appelé demand paging. Dans certaines situations,
plusieurs pages sont transférées vers le disque lorsque le processus est inactif, une
opération appelée swapping.

Un bon algorithme de remplacement des pages est nécessaire pour éviter un
phénomène de thrashing, où le système passe plus de temps à déplacer des pages
qu’à exécuter les instructions, entraînant une dégradation des performances.

Communication matérielle

On peut regrouper les différentes composantes d’une puce de processeur en
trois grands groupes : d’abord, les unités d’entrée et de sortie, qui permettent
d’interagir avec l’ordinateur ; ensuite, le processeur lui-même, qui interprète le
programme fourni en entrée et effectue les calculs nécessaires ; et enfin, la mémoire,
qui enregistre les données au fur et à mesure, permettant ainsi au processeur de
progresser dans l’exécution du programme.

Ces trois groupes de composants communiquent entre eux via des bus [77], des
ensembles de fils électriques reliant les différentes parties du système (Ils sont repré-
sentés dans le bloc 3 de la Figure 2.1). Ces bus se divisent en trois sous-catégories :
(i) le bus de données, qui, comme son nom l’indique, permet l’échange de don-
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nées entre les sous-unités ; (ii) le bus de commande, qui permet au processeur
de configurer la mémoire, de gérer les sorties, et de recevoir les instructions en
entrée ; et enfin, (iii) le bus d’adresse, qui permet au processeur de sélectionner
avec quelle sous-unité il souhaite échanger des données.

Résumé

Dans cette section nous abordons le fonctionnement interne des processeurs
en se focalisant sur la représentation des données et la gestion des instruc-
tions à travers des cycles d’horloge. Nous explorons l’organisation des pro-
cesseurs, des cycles d’instructions, ainsi que des techniques d’optimisation
comme le pipelining. Nous abordons également la hiérarchie mémoire, qui
inclut les registres, les caches, la RAM et la mémoire de masse, permettant
d’optimiser les accès aux données en fonction de leur proximité et vitesse
d’accès. L’évolution des architectures, allant des processeurs monocœurs aux
processeurs multicœurs, est discutée, avec un accent sur l’importance du pa-
rallélisme pour améliorer les performances.

2.2 Stratégies de communication

Dans la section précédente, nous avons étudié l’architecture des processeurs,
les limitations des processeurs monocœurs, ainsi que les différentes stratégies pour
concevoir des architectures parallèles. Ces dernières permettent la création de pro-
grammes capables de traiter des tâches de complexité variable.

Pour simplifier et unifier la terminologie dans les sections suivantes, nous uti-
liserons ici le terme thread pour désigner une entité indépendante de calcul.

Dans cette section, nous examinons deux stratégies majeures de communication
dans les systèmes parallèles. La première, la mémoire partagée, repose sur une
vision globale de la mémoire accessible par tous les threads. La seconde, le passage
de message, est caractérisée par l’échange direct de données entre threads via
des opérations explicites d’envoi et de réception. Nous discuterons également de la
manière dont ces deux approches sont implémentées au niveau logiciel et matériel.
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2.2.1 Passage de message

Implémentation physique

Dans un modèle de mémoire distribuée, chaque thread possède sa propre mé-
moire locale et ne peut accéder directement à celle d’un autre thread. Les échanges
de données s’effectuent exclusivement par des opérations explicites d’envoi et de
réception de messages. Ces messages transitent souvent via un réseau reliant les
différents nœuds (ou machines) entre eux. Ce type de réseau est appelé réseau
d’interconnexion. Ce dernier relie non seulement les threads, mais également les
modules mémoire. Ainsi, un message circulant sur ce réseau peut contenir aussi
bien des données que des requêtes mémoire. Le destinataire d’un message peut
donc être soit un autre thread, soit un module mémoire.

Dans les modèles à passage de message, les accès mémoire et les transferts de
messages constituent une part significative des opérations effectuées. Par consé-
quent, le choix du réseau d’interconnexion est crucial pour garantir des perfor-
mances optimales.

Un réseau peut être de deux types : direct ou indirect. Dans le premier cas,
les nœuds sont directement reliés entre eux par un lien physique, formant ainsi
un réseau point à point. Dans le second cas, les nœuds communiquent par l’inter-
médiaire d’autres composants, tels que des bus ou des commutateurs (switches),
formant un réseau d’interconnexion dynamique.

Les communications point à point sont plus simples à gérer puisque la com-
munication s’effectue directement entre deux nœuds. Le choix de la topologie du
réseau est un facteur déterminant pour les communications entre nœuds. La to-
pologie définit la structure géométrique sous-jacente du réseau, c’est-à-dire l’orga-
nisation des liens entre les différents threads. Elle peut prendre diverses formes,
chacune présentant ses propres avantages et inconvénients en fonction des critères
à considérer, tels que le nombre de connexions physiques et la résilience aux pannes
(exemples : graphe complet, réseau en anneau, en étoile, hypercube, etc.).

Lorsque les nœuds communiquent de manière indirecte, la gestion du transit
des messages joue un rôle central dans l’implémentation du réseau. Le choix du
chemin emprunté par un message pour aller d’un nœud A à un nœud B est réalisé
par un algorithme de routage. L’objectif de cet algorithme est de minimiser le
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"coût" de la communication entre A et B. Ce coût dépend du chemin choisi mais
également de la quantité de messages en transit sur ce chemin. Trois éléments
influencent la sélection du chemin : la topologie du réseau, la contention (qui
survient lorsque plusieurs messages tentent d’emprunter simultanément le même
lien) et la congestion (qui se produit lorsque trop de messages sont envoyés à
travers une ressource limitée, entraînant des pertes de messages).

Il existe plusieurs types d’algorithmes de routage, qui peuvent être détermi-
nistes ou non déterministes. Dans le premier cas, le chemin emprunté par un mes-
sage dépend uniquement du nœud émetteur et du nœud récepteur. Par exemple,
l’algorithme Deterministic graph contraction est déterministe, tandis que l’algo-
rithme Random mate graph contraction est non déterministe [7].

Le choix de l’algorithme de routage détermine le chemin que prendra un mes-
sage, mais non la manière dont celui-ci transitera physiquement à travers le réseau.
Cette dernière partie est régie par les stratégies de commutation (switching strate-
gies). Les switches sont des éléments matériels par lesquels transitent les messages
entre les nœuds. Les stratégies de commutation déterminent si, et comment, un
message est fragmenté en plus petits messages appelés paquets, comment ces pa-
quets sont transmis, et comment les liens entre les différents switches sont alloués.

Il existe deux principales stratégies de commutation : la commutation de cir-
cuits (circuit switching) et la commutation de paquets (packet switching) [23].
Dans la commutation de circuits, le chemin complet entre le nœud émetteur et le
nœud récepteur est d’abord établi, puis réservé pour toute la durée de la transmis-
sion. En revanche, dans la commutation de paquets, le message est fragmenté en
plusieurs paquets, chacun étant acheminé de manière indépendante de l’émetteur
vers le récepteur.

Implémentation logiciel

En général, des bibliothèques de communication sont utilisées pour fournir une
variété d’opérations différentes, adaptées aux besoins spécifiques du programme.
Parmi ces bibliothèques, certaines reposent sur un concept appelé le modèle ac-
teurs [30]. Dans ce modèle, les différentes entités indépendantes qui composent le
système, appelées acteurs, interagissent exclusivement par l’échange de messages.



2.2. STRATÉGIES DE COMMUNICATION 29

Chaque acteur peut accomplir trois types d’actions fondamentales : créer de nou-
veaux acteurs, envoyer des messages à d’autres acteurs, ou modifier son propre
état interne.

Un exemple notable de l’utilisation du modèle des acteurs est l’Interface de
Passage de Messages, ou Message Passing Interface [20] (MPI ).

MPI établit les règles, la syntaxe, et la sémantique que les développeurs doivent
suivre lorsqu’ils utilisent des fonctions pour effectuer des communications stan-
dardisées entre différents threads dans un système de mémoire distribuée. Deux
versions principales de la norme MPI existent : MPI-1, qui définit les normes de
communication dans un système avec des threads statiques, c’est-à-dire lorsque le
nombre de threads reste constant du début à la fin du programme ; et MPI-2, une
extension de MPI-1 qui prend en charge les systèmes avec des threads dynamiques,
les communications unilatérales, et les entrées/sorties parallèles.

MPI est essentiellement une spécification qui définit la syntaxe et la sémantique
des opérations de communication, laissant aux développeurs la tâche de les implé-
menter. En normalisant la syntaxe des opérations, MPI garantit la portabilité des
programmes sur différentes architectures matérielles.

Un programme basé sur MPI-1 consiste en un groupe statique de threads
qui s’échangent des messages, avec un seul thread responsable des entrées/sorties.
Bien que le nombre de threads utilisés dans le programme reste fixe, le programme
doit être conçu de manière à pouvoir fonctionner avec un nombre arbitraire de
threads, assurant ainsi sa portabilité. Le nombre exact de threads est spécifié lors
du démarrage du programme.

Les opérations d’échange de données entre différents threads peuvent présen-
ter plusieurs caractéristiques distinctes. Certaines opérations peuvent être blo-
quantes, c’est-à-dire que tous les changements d’état induits par l’appel à cette
opération sont effectués avant que le thread ayant fait l’appel puisse continuer son
exécution. À l’inverse, d’autres opérations peuvent être non bloquantes, ce qui
signifie que l’appel à cette opération peut se terminer avant que les changements
d’état soient effectivement observés. Dans ce cas, le thread continue l’exécution du
programme immédiatement après l’appel.

Les opérations de communication peuvent également être synchrones ou asyn-
chrones. Dans le cas des opérations synchrones, les opérations d’envoi et de ré-
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ception de deux threads ne peuvent pas être complétées tant que chacune d’elles
n’a pas commencé. Cela signifie que l’opération d’envoi ne se termine pas immé-
diatement après avoir été déclenchée, mais attend que le thread récepteur soit prêt
à recevoir les données. En revanche, dans le cas des opérations asynchrones, le
thread qui exécute l’opération d’envoi ne se synchronise pas avec le thread exé-
cutant l’opération de réception, permettant ainsi une exécution plus souple mais
potentiellement plus complexe à gérer.

Une propriété importante garantie par tous les programmes MPI est l’ordre de
réception des messages. En effet, lorsque un thread A envoie plusieurs messages à
un autre thread B, ces messages sont reçus par le thread B dans l’ordre exact dans
lequel ils ont été envoyés. Cette garantie d’ordre est essentielle pour maintenir la
cohérence et la prévisibilité des communications dans les systèmes parallèles. Elle
permet aux développeurs de concevoir des programmes qui reposent sur l’ordre
des messages, assurant ainsi le bon fonctionnement de leurs applications.

L’utilisation des opérations d’envoi et de réception doit être effectuée avec
une grande prudence, car elle peut conduire à des situations de deadlock où
le programme se retrouve bloqué et incapable de progresser. Un deadlock peut
survenir, par exemple, lorsque deux threads tentent de s’envoyer des messages, mais
que le programme est conçu de telle manière que chaque thread attend d’abord la
réception du message de l’autre. Dans ce scénario, les deux threads se retrouvent
dans une situation de blocage mutuel : chacun attend indéfiniment le message de
l’autre, et aucun des threads ne peut continuer son exécution.

Dans un système MPI, l’envoi de messages se déroule en trois étapes distinctes.
Tout d’abord, les données à envoyer sont copiées depuis le buffer d’envoi vers le
système de runtime MPI. Durant cette étape, les données sont associées à un en-
tête qui contient des informations essentielles, telles que l’identifiant du thread
expéditeur, l’identifiant du thread destinataire, un tag pour distinguer différents
types de messages, et le communicateur utilisé pour la communication.

Ensuite, le message, incluant les données et l’en-tête, est transmis via le réseau
au thread destinataire. Cette étape implique le transfert des données à travers
l’infrastructure réseau qui relie les différents threads du système.

Enfin, une fois que le message a atteint le thread destinataire, les données sont
copiées depuis le buffer du système MPI vers le buffer de réception du message.
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Ce thread assure que les données sont correctement transférées et prêtes à être
utilisées par le thread récepteur.

Dans un programme MPI, les opérations de communication sont réalisées à
travers un communicateur. Les communicateurs définissent un groupe de threads
capables de communiquer entre eux en échangeant des messages au sein d’un même
espace de communication. Le communicateur permet donc d’avoir un cadre qui
délimite les interactions entre les threads au sein du système.

Attiya et al. [4] proposent un émulateur pour simuler un système à mémoire
partagée au sein d’un système à passage de messages, sous réserve qu’une majorité
de threads et de liens ne soit pas défaillant. Grâce à cette approche, il devient
possible de résoudre un problème dans un environnement à mémoire partagée et
de transposer directement la solution dans un système à passage de messages,
simplifiant ainsi la conception de programmes tolérants aux pannes.

2.2.2 Mémoire partagée

Implémentation physique

Dans le modèle à mémoire partagée (ou SMM, pour Shared Memory Machine),
les différentes unités de calcul possèdent une vision globale et cohérente de la
mémoire, contrairement au modèle à passage de messages, où les threads doivent
échanger des données via un réseau pour obtenir une vue complète de l’état du
système. Cet espace mémoire partagé est accessible en lecture et en écriture par
l’ensemble des threads du système, offrant ainsi une approche centralisée de la
gestion des données.

Lorsqu’un accès uniforme à la mémoire est assuré pour tous les threads, on parle
de multiprocesseur symétrique (ou SMP, pour Symmetric MultiProcessor). Ce
type d’architecture se retrouve principalement dans les systèmes où la mémoire
est physiquement partagée entre les différents threads, qui disposent ainsi d’un
espace d’adressage commun. Les SMP utilisent souvent un bus central (Section 2.1)
pour garantir un temps d’accès égal pour tous les threads. Toutefois, en raison
des limitations inhérentes à l’utilisation d’un bus central, le nombre de threads
dans une architecture SMP est restreint. De ce fait, les systèmes reposant sur
un seul SMP sont également désignés comme des systèmes à accès uniforme
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à la mémoire (ou UMA, pour Uniform Memory Access). Les processeurs de
bureau Intel Core ou AMD Ryzen ont typiquement des architectures SMP car ils
ne nécessitent pas souvent une gestion complexe de la mémoire.

À l’opposé, dans les systèmes où la mémoire partagée est distribuée, le temps
d’accès à la mémoire varie en fonction de la localisation de la mémoire à laquelle
on souhaite accéder.

Il est possible de rencontrer des configurations où, bien que l’architecture soit
de type mémoire distribuée, un espace d’adressage commun est partagé entre tous
les threads. Ce sont des systèmes avec un accès non-uniform à la mémoire (ou
NUMA [8] pour Non-Uniform Memory Access). Dans une architecture NUMA,
les adresses utilisées par les différents threads appartiennent à un espace d’adres-
sage global. Lorsqu’un thread accède à une partie de la mémoire qui est localement
adressée, l’accès est direct et rapide. En revanche, si la mémoire souhaitée est lo-
calisée sur un autre processeur, une communication sur le réseau est initiée. Les
serveurs avec plusieurs processeurs ou multi-socket utilisent souvent une architec-
ture NUMA. Ça peut être le cas d’un serveur équipé de deux processeurs Intel
Xeon Platinum par exemple.

Pour tirer le meilleur parti de cette architecture, il est crucial d’optimiser la
répartition des données afin de maximiser les accès locaux, car la communication
réseau entraîne des latences significatives et peut devenir un goulot d’étranglement.
Optimiser l’affinité entre les threads et la mémoire, en veillant à placer les deux de
manière à privilégier des accès mémoire rapides, peut améliorer les performances
d’un programme jusqu’à 70% [63, 64, 65]. En effet, un accès mémoire distant peut
être 1, 5 à 5× plus lent qu’un accès à la mémoire locale.

La mémoire dans les systèmes à mémoire partagée est organisée en hiérarchie,
avec pour objectif d’optimiser l’accès aux données fréquemment utilisées en les
rendant accessibles rapidement. Cette optimisation repose notamment sur l’utili-
sation de caches, qui jouent un rôle clé dans la réduction du temps d’accès moyen
aux données (Section 2.1).

Cette amélioration de la performance est généralement garantie grâce à deux
propriétés fondamentales : la localité temporelle et la localité spatiale.

La localité temporelle repose sur l’hypothèse que les futurs accès mémoire sont
plus susceptibles de se produire au même emplacement que les accès mémoire
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récents. En d’autres termes, si une donnée a été récemment utilisée, il est probable
qu’elle soit utilisée à nouveau dans un avenir proche. La localité spatiale suggère
que les futurs accès mémoire sont plus susceptibles de se produire à proximité
des accès mémoire récents. Cela signifie que si un thread accède à une certaine
donnée, il est probable que les données adjacentes soient également nécessaires
peu de temps après.

Le cache est décomposé en sous-unités appelées blocs de cache ou lignes de
cache. Ce sont ces blocs qui sont transférés depuis la mémoire principale vers le
cache. Chaque ligne de cache est accessible via une adresse mémoire, qui joue
un rôle crucial dans l’organisation et l’efficacité de l’accès aux données stockées.

L’adresse mémoire est généralement composée de trois parties essentielles : le
tag, qui permet de vérifier si les données stockées dans le cache correspondent bien
à celles demandées par le thread ; l’index, qui identifie la ligne de cache spécifique
où la donnée recherchée pourrait se trouver ; et l’offset, qui localise précisément où,
dans la ligne de cache, la donnée est stockée. Lorsque le thread émet une requête
mémoire, l’adresse est décomposée pour retrouver l’entrée de cache contenant le
tag et les données stockées dans la ligne de cache correspondante.

L’organisation des entrées de cache joue un rôle déterminant dans les perfor-
mances d’un programme. Ces entrées sont regroupées en ensembles, et la manière
dont elles sont organisées influence directement l’efficacité de l’accès aux données.
On parle alors d’organisation logique du cache, et il existe trois principaux
types d’organisations : l’associativité directe, complète, et par ensemble.

Dans une organisation à associativité complète, toutes les entrées de cache sont
stockées dans un seul ensemble. Lorsqu’une requête mémoire est émise, tous les
tags de chaque entrée doivent être vérifiés pour trouver une correspondance. Bien
que cela maximise la flexibilité en termes de placement des données dans le cache,
l’évaluation de chaque tag est inefficace et coûteuse en termes de temps de calcul.
À l’opposé, dans une organisation à associativité directe, chaque ensemble contient
une seule entrée de cache. Ainsi, il y a autant d’ensembles que d’entrées de cache.
L’index dans l’adresse mémoire permet de localiser directement l’entrée de cache
contenant la donnée demandée. Cette organisation a l’avantage d’être extrêmement
rapide, car l’accès se fait directement. Cependant, comme il n’y a qu’une entrée par
ensemble, cela peut entraîner des conflits lorsque plusieurs données, qui devraient
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être stockées dans la même entrée, sont fréquemment modifiées. Ce phénomène,
peut être atténué en augmentant la taille du cache [31], mais cela a des limites
pratiques. L’organisation à associativité par ensemble est un compromis entre les
deux précédentes. Ici, chaque ensemble contient plusieurs entrées de cache. L’index
dans l’adresse mémoire identifie d’abord un ensemble, puis les tags des entrées au
sein de cet ensemble sont vérifiés pour trouver la correspondance. Une fois que le
tag correspondant est trouvé, l’offset est utilisé pour localiser précisément la donnée
dans la ligne de cache. Cette organisation permet de réduire les accès concurrents
sur une même entrée de cache tout en évitant l’évaluation exhaustive de tous les
tags, ce qui en fait un compromis efficace entre rapidité et flexibilité.

Les différentes organisations logiques du cache jouent un rôle fondamental dans
la gestion efficace de l’accès aux données. Cependant, dans les systèmes multipro-
cesseurs, un défi supplémentaire et majeur se présente. Lorsqu’une donnée est
répliquée dans les caches de plusieurs threads et que chacun d’eux la modifie in-
dépendamment, il peut en résulter des incohérences : chaque thread pourrait alors
travailler avec une version différente de la donnée. Sans une synchronisation adé-
quate avec la mémoire principale, cela pourrait conduire à des résultats incorrects,
où l’exécution parallèle du programme ne correspondrait à aucune séquence logique
d’exécution séquentielle.

La stratégie d’écriture dans la mémoire principale joue également un rôle crucial
dans la cohérence des données au sein du système. Deux stratégies principales sont
couramment utilisées. Dans la première, le thread écrit dans la mémoire principale
en même temps qu’il modifie sa ligne de cache, une approche connue sous le nom
d’écriture immédiate (ou write-through). Dans la seconde, l’écriture dans la
mémoire principale est différée jusqu’au moment où la ligne de cache est effacée
du cache, une stratégie appelée écriture différée (ou write-back).

L’écriture immédiate a l’avantage de simplifier le maintien d’une vue cohérente
des données. Cependant, cette méthode est moins efficace, car elle implique une
grande quantité d’écritures, même lorsque ces écritures ne sont pas strictement
nécessaires. À l’inverse, l’écriture différée permet d’éviter des écritures inutiles dans
la mémoire principale. Par exemple, si un thread modifie plusieurs fois une donnée
sans qu’elle soit utilisée par un autre thread, seules les modifications finales doivent
être répercutées dans la mémoire principale, ce qui réduit la charge d’écriture.
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Toutefois, cette stratégie exige une communication accrue entre les threads, et est
donc plus complexe à implémenter.

L’organisation des données dans le cache est ainsi gérée par des heuristiques
définies par le contrôleur de cache, une interface implantée entre le processeur
et le cache. Ce contrôleur est chargé de gérer la communication et de prendre des
décisions sur la manière dont les données doivent être manipulées.

Les heuristiques de gestion du contenu déterminent quels éléments doivent
être présents dans le cache pour anticiper et répondre efficacement aux besoins du
processeur. Par exemple, la prélecture (ou prefetching) permet de charger une
donnée dans le cache avant même que la requête la concernant ne soit émise, op-
timisant ainsi la performance du système. De plus, les politiques de remplacement
décident quelles données doivent être évacuées du cache lorsque celui-ci atteint sa
capacité limite, et ce pour garantir que les données les plus pertinentes restent
accessibles rapidement.

Parallèlement, les heuristiques de gestion de la cohérence sont conçues pour
garantir que l’image des données demeure cohérente à travers la mémoire partagée.
Pour ce faire, le contrôleur de cache applique un protocole de cohérence de
cache [39, 58].

Dans les processeurs modernes, le protocole de cohérence le plus couramment
utilisé est le protocole MESI . Ce protocole attribue à chaque ligne de cache un
état spécifique basé sur les opérations de lecture et d’écriture récentes. Ces états,
au nombre de quatre, forment l’acronyme "MESI ". Une ligne de cache est en état
Modified lorsqu’elle n’est présente que dans le cache d’un seul thread et que sa
valeur diffère de celle stockée dans la mémoire principale. Si la ligne de cache
correspond à la valeur dans la mémoire principale et n’est présente que dans un
seul cache, elle est en état Exclusive. Lorsque plusieurs threads partagent une ligne
de cache et que sa valeur est identique à celle de la mémoire principale, elle est en
état Shared. Enfin, l’état Invalid indique qu’une copie de la ligne de cache a été
modifiée dans le cache d’un autre thread, rendant ainsi la version actuelle obsolète.

L’état d’une ligne de cache est représenté par un ou deux bits, qui sont lus
lorsqu’un thread tente d’accéder à une donnée présente dans cette ligne. Ainsi,
lorsque le thread essaie de lire un registre situé dans une ligne de cache invalide,
on parle de cache miss . En revanche, si le registre se trouve dans une ligne de
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Figure 2.2 – Chaque graphique montre la distribution du nombre de cycle néces-
saire pour effectuer une lecture ou une écriture pour N cœur(s). Plus la ligne est
sombre, plus le nombre de cycle est fréquent pour N cœur(s). À partir de Clements
et al. [11]

cache valide, on parle alors de cache hit . Plus un programme génère de cache
hits, meilleures sont ses performances.

Ainsi, lorsque les différents threads accèdent à des lignes de cache distinctes,
les performances du programme augmentent de manière linéaire en fonction du
nombre de cœurs, un phénomène désigné par le terme de scalabilité.

La Figure 2.2 illustre le nombre de cycles nécessaires pour effectuer une lecture
ou une écriture en fonction du nombre de cœurs, que ce soit sur une même ligne
de cache pour les lectures ou sur une ligne de cache dédiée à chaque thread pour
les écritures. On constate que, lorsque la ligne de cache n’est jamais mise à jour
(en haut à droite de la figure), les performances s’améliorent lors des accès exclu-
sivement en lecture. En effet, dans ce cas, la ligne de cache demeure dans un état
Shared, ce qui permet aux threads d’éviter de mettre à jour la ligne de cache en
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allant lire dans la mémoire principale.
En revanche, si la ligne de cache est mise à jour entre les lectures (en haut à

gauche de la figure), le temps requis pour lire les données augmente avec le nombre
de cœurs, car l’état de la ligne passe régulièrement de Shared à Modified/Exclusive,
obligeant ainsi les threads à mettre régulièrement à jour la ligne de cache en lisant
dans la mémoire principale.

Lorsque les threads effectuent des mises à jour sur des lignes de cache distinctes
(en bas à droite de la figure), le temps nécessaire pour écrire dans le cache reste
constant, car la ligne de cache demeure dans l’état Modified. Cela s’explique par le
fait qu’il n’est pas nécessaire de vider la ligne de cache dans la mémoire principale,
ce qui permet une scalabilité des performances.

En revanche, lorsque les mises à jour se font sur une même ligne de cache (en
bas à gauche de la figure), le temps requis pour écrire dans le cache augmente
proportionnellement au nombre de cœurs. Cela est dû au fait que la ligne de cache
passe par l’état Invalid, ce qui a pour conséquence qu’elle doit être vidée dans
la mémoire principale lorsque un thread écrase les données d’un autre thread,
entraînant ainsi une augmentation du nombre de cycles nécessaires pour effectuer
une écriture.

Il est intéressant de noter que les performances d’un programme augmentent
lorsque les accès mémoire sont disjoint (ou commutatifs). En effet, lorsque le pro-
gramme n’effectue pas d’opérations de mise à jour, les lectures peuvent être réor-
données sans affecter le résultat final. De même, lorsque les processeurs effectuent
des écritures dans des lignes de cache distinctes, l’ordre d’exécution de ces mises
à jour n’a aucun impact sur les effets de bord de ces écritures. On peut donc
conclure que, si les accès mémoire d’un programme sont commutatifs, le nombre
d’accès peut évoluer proportionnellement avec le nombre de cœurs effectuant des
opérations.

Cela met en évidence l’importance des opérations commutatives dans la scala-
bilité des systèmes parallèles.

Si la gestion des registres et des accès à la mémoire via des opérations de lecture
et d’écriture est essentielle pour optimiser les performances d’un programme, il est
important de se rappeler que les programmes modernes ne se limitent pas à ces
opérations de bas niveau. Ils manipulent des objets plus complexes, construits à
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partir de ces registres, qui nécessitent des opérations bien plus sophistiquées que
de simples lectures et écritures.

Implémentation logiciel

Pour développer des programmes parallèles sur une architecture à mémoire
partagée, on utilise des langages de programmation capables de créer des threads
exécutés de manière concurrente. Ces langages adhèrent à des normes spécifiques
pour en faciliter leur compréhension et leurs utilisation.

Les normes POSIX sont des standards visant à assurer une compatibilité et
une interopérabilité entre différents systèmes d’exploitation, en standardisant plu-
sieurs interfaces, telles que les interfaces de programmation d’applications (API)
au niveau système et utilisateur, ainsi que les commandes de shell. Ces normes
permettent de garantir qu’un programme écrit pour un système d’exploitation res-
pectant POSIX fonctionne sur un autre système compatible avec peu ou pas de
modifications.

Grâce à ces normes, la bibliothèque POSIX C, qui spécifie les fonctionnalités
de la bibliothèque standard C pour les systèmes POSIX, a introduit la possibilité
de créer des pthread (POSIX threads), facilitant ainsi le calcul parallèle. Les dif-
férents pthreads d’un même processus partagent un espace d’adressage mémoire
commun. Cependant, chaque thread dispose d’une pile d’exécution (ou runtime
stack) distincte, qui permet de suivre les appels de fonctions de manière indivi-
duelle. Ainsi, des variables globales, accessibles à tous les pthreads, coexistent avec
des variables locales, qui ne sont visibles qu’au sein du thread concerné.

Pour utiliser les types de données, interfaces, et macros associées aux pthreads,
il est nécessaire d’inclure l’en-tête <pthread.h> au début du programme. Cela
permet ensuite d’utiliser les types de données tels que pthread_<objet>_t, où
<objet> représente un type spécifique, comme un mutex (le concept est détaillé en
Section 2.3.4). L’implémentation interne des types de données pthread est opaque
pour le développeur.

Les pthreads créés par le développeur sont mappés aux threads du système
d’exploitation via l’ordonnanceur de la bibliothèque pthread, puis exécutés par
l’ordonnanceur du système d’exploitation. En conséquence, le développeur ne peut



2.2. STRATÉGIES DE COMMUNICATION 39

pas directement choisir le mappage des pthreads sur les processeurs pour optimiser
les performances. Cependant, il est intéressant de noter l’existence d’extensions
permettant d’attacher un pthread à un processeur spécifique, par exemple via la
bibliothèque sched.

Lors de l’exécution d’un programme parallèle en C, un premier thread, appelé
main, est généré et exécute la fonction principale main() du programme. Ce thread
peut ensuite créer d’autres threads à l’aide de la fonction pthread_create(). Lors
de la création d’un thread, plusieurs arguments peuvent être spécifiés, tels qu’un
pointeur vers un objet de type pthread_t, qui sert également d’identifiant de
thread (ou TID). Ce TID peut être utilisé ultérieurement par d’autres pthreads
pour identifier le thread créé. Un thread peut également récupérer son propre TID
à l’aide de la fonction pthread_self() et comparer des TIDs avec la fonction
pthread_equal(). Étant donné que l’implémentation des pthreads est opaque, il
est important d’utiliser pthread_equal() pour effectuer de telles comparaisons.

Le nombre maximal de pthreads que l’on peut créer dépend généralement de
l’architecture du processeur. Un pthread se termine lorsque la fonction associée à
sa création se termine, ou lorsqu’il appelle lui-même la fonction pthread_exit().
À la fin d’un thread, sa pile d’exécution et sa mémoire locale sont libérées, ce qui
explique qu’il est déconseillé d’utiliser une variable locale comme valeur de retour
d’un pthread. Un pthread peut attendre la fin d’un autre pthread en appelant
la fonction bloquante pthread_join. Si un thread se termine sans qu’un autre
appelle pthread_join, sa mémoire locale n’est pas libérée, permettant ainsi à
d’autres threads d’y accéder ultérieurement. Cependant, dans des programmes de
grande envergure, cela peut poser problème, car la mémoire disponible est limitée.
Il est donc possible de libérer immédiatement la mémoire d’un thread à l’aide de
la fonction pthread_detach(), qui permet de récupérer les ressources dès que le
thread a terminé son exécution.

Il existe divers mécanismes permettant d’assurer la synchronisation entre les
threads et de prévenir les problèmes liés à la concurrence, tels que les race condi-
tions ou les deadlocks. Dans la section suivante, nous explorerons plusieurs de ces
techniques spécifiques au langage de programmation JAVA.
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Résumé

Dans cette section, nous avons examiné les deux principales stratégies de
communication utilisées dans les systèmes parallèles : la mémoire partagée
et le passage de messages. Nous avons souligné que la mémoire partagée
permet à plusieurs threads d’accéder à un espace mémoire global et cohérent
tandis que le modèle à passage de messages consiste en un échange explicite
de données par des opérations d’envoi et de réception.
Nous avons noté que l’implémentation du passage de messages repose fré-
quemment sur un réseau d’interconnexion et des algorithmes de rou-
tage, visant à optimiser la communication entre les threads puis nous avons
introduit MPI, une bibliothèque de communication qui repose sur le mo-
dèle acteur.
Nous expliquons comment la mémoire partagée repose fréquemment sur des
mécanismes de cache pour accélérer l’accès aux données, en adoptant des
stratégies telles que le write-back ou le protocole MESI afin d’assurer la
cohérence des caches.
Enfin, nous présentons la bibliothèque POSIX C ainsi que différentes fonc-
tions, qui permettent la création et la gestion de pthreads disposant à la
fois d’une mémoire locale propre à chaque thread et d’une mémoire partagée
entre tous les threads d’un même processeur.

2.3 Parallélisme dans Java

Dans la section précédente, nous avons étudié les différents moyens utilisés pour
assurer la communication entre les threads dans un système comportant plusieurs
unités de calcul.

Dans cette section, nous commencerons par rappeler deux paradigmes de pro-
grammation essentiels, qui offrent des cadres conceptuels pour structurer et déve-
lopper des programmes de manière cohérente : la programmation procédurale
[34] et la programmation orientée objet [41].

Nous proposerons ensuite une brève introduction au Runtime Java.
Enfin, nous explorerons en détail les diverses méthodes permettant d’intro-



2.3. PARALLÉLISME DANS JAVA 41

duire du parallélisme dans les programmes Java, tout en analysant de manière
approfondie les mécanismes de synchronisation nécessaires à leur gestion efficace.

2.3.1 Rappel sur les paradigmes de programmation

Un paradigme de programmation constitue une abstraction de haut niveau qui
aide à organiser et à comprendre la manière dont un programme fonctionne. Les
paradigmes de programmation se classent généralement en deux grandes catégo-
ries : la programmation impérative et la programmation déclarative. La
programmation impérative se caractérise par une série d’instructions successives
modifiant l’état du système. À l’inverse, la programmation déclarative privilégie la
spécification des opérations réalisables ainsi que les conditions sous lesquelles elles
peuvent être effectuées, sans détailler les étapes intermédiaires.

Bien que la programmation déclarative puisse offrir une meilleure lisibilité et
une plus grande simplicité, elle ne permet pas un contrôle précis de l’exécution
du programme. Cela peut entraîner des performances sous-optimales, notamment
dans des contextes où une gestion minutieuse des ressources et des performances
est essentielle.

C’est pourquoi, dans le cadre de cette thèse, nous nous concentrerons sur la
programmation impérative.

La programmation impérative, contrairement à la programmation déclarative,
permet de contrôler l’ordre d’exécution des instructions, offrant ainsi la possibilité
d’optimiser les performances et de mieux gérer les ressources. Ce paradigme est
principalement divisé en deux catégories populaires : la programmation procé-
durale [34] et la programmation orientée objet [41].

Programmation procédurale

La programmation procédurale se concentre sur l’utilisation de fonctions, qui
sont des blocs d’instructions réutilisables, conçus pour accomplir des tâches spé-
cifiques. L’un des principaux avantages de cette approche est qu’elle favorise une
structuration claire du code, offrant ainsi plusieurs bénéfices. Grâce aux fonctions,
le code devient plus compréhensible et plus facile à déboguer.
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En décomposant un problème complexe en plusieurs sous-problèmes plus simples,
les fonctions permettent une résolution plus efficace. Au sein de ces fonctions, il
est possible d’utiliser des variables locales, visibles uniquement pendant l’exécution
de la fonction, ce qui facilite le contrôle sur la modification des variables dans le
programme.

Ces fonctions peuvent accepter des données en entrée, effectuer des calculs, puis
renvoyer un résultat. Cela permet de réutiliser le même ensemble d’instructions
pour traiter des valeurs différentes sans avoir à réécrire le code. Cette caractéris-
tique permet également l’utilisation de techniques telles que les appels récursifs,
où une fonction s’appelle elle-même avec des paramètres modifiés. La récursivité
est souvent utilisée dans les programmes qui nécessitent des opérations répétitives,
comme la recherche d’une valeur dans une structure de données telle qu’un tableau
ou un arbre.

Programmation orientée objet

La programmation orientée objet [41], quant à elle, structure le programme
autour de structures de données appelées objets. Ces objets sont constitués de
champs, appelés attributs, qui stockent l’état de l’objet, ainsi que de méthodes,
qui définissent les comportements ou les opérations que l’objet peut effectuer.

En général, la définition des attributs et des méthodes propres à un objet s’effec-
tue au sein d’une classe. Une classe sert ainsi de modèle à partir duquel les objets
individuels, appelés instances de la classe, sont créés. Chaque instance de la classe
hérite des attributs et des méthodes définis dans la classe, mais peut également
posséder des valeurs d’attributs spécifiques qui la différencient des autres instances.
Ainsi, il est possible d’avoir plusieurs instances d’une même classe lorsque différents
objets partagent un comportement commun tout en ayant des états distincts.

Les attributs, qui sont des variables contenant des données, caractérisent chaque
instance. Ils peuvent être spécifiques à chaque instance, on parle alors d’attributs
d’instance, ou bien être partagés par toutes les instances d’une même classe, au-
quel cas il s’agit d’attributs de classe. Cette distinction permet de gérer à la fois
les propriétés individuelles et les informations communes à tous les objets d’une
classe.
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Les méthodes, quant à elles, sont des ensembles d’instructions conçus pour ma-
nipuler les attributs d’instance ou pour effectuer des opérations utilisant ces mêmes
attributs. Comme les fonctions en programmation procédurale, les méthodes per-
mettent de structurer le code de manière modulaire, facilitant ainsi sa réutilisation
et sa maintenance.

Au cours d’un programme, on appel objet une instance de classe. Il est carac-
térisé par son type — déterminé par la classe à partir de laquelle il a été instancié
— et encapsule une donnée ou un ensemble de données, accessibles via un ensemble
de méthodes définies par le type de l’objet. Ces méthodes permettent d’interagir
avec l’objet, en modifiant son état ou en accédant aux données qu’il contient. Un
objet peut se trouver dans un ensemble d’états bien définis, correspondant aux
valeurs actuelles des données qu’il encapsule. Les méthodes associées à l’objet sont
conçues pour transformer l’état de l’objet ou pour fournir un accès aux données
qu’il contient. Lorsqu’une méthode est invoquée sur un objet, l’état de l’objet juste
avant l’invocation de la méthode est appelé précondition. La précondition définit
les exigences initiales que l’état de l’objet doit satisfaire pour que la méthode soit
exécutée correctement. Une fois la méthode terminée, l’état de l’objet et la valeur
de retour résultant de la méthode sont désignés sous le terme de postcondition.
La postcondition décrit l’état final de l’objet après l’exécution de la méthode, ainsi
que les données éventuellement retournées. Le processus par lequel l’état de l’objet
est modifié au cours de la méthode est appelé un effet de bord.

L’un des concepts les plus puissants de la programmation orientée objet est
l’héritage, qui permet de réutiliser des classes existantes pour en créer de nou-
velles. Une classe fille peut hériter d’une classe mère, ce qui signifie qu’elle acquiert
passivement tous les attributs et méthodes définis par la classe mère. Ce méca-
nisme favorise la réutilisation du code et facilite l’extension des fonctionnalités
existantes. Par ailleurs, il est possible d’ajouter de nouveaux attributs ou de redé-
finir des méthodes dans la classe fille, permettant ainsi de spécialiser ou d’enrichir
le comportement hérité de la classe mère. Un autre principe fondamental de l’héri-
tage en programmation orientée objet est le principe de substitution de Liskov
[54]. Ce principe stipule qu’une instance d’une classe fille doit pouvoir remplacer
une instance de la classe de mère sans altérer la validité du programme. Cette
notion est définit plus formellement par la suite.
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Bien que les paradigmes de programmation impérative et de programmation
orientée objet offrent des approches puissantes pour structurer et développer des
programmes, ils n’abordent pas directement la question de la communication entre
différents threads au sein d’un programme. Cette communication est cruciale dans
les environnements multithreads et multiprocesseurs, où différents threads doivent
coordonner leurs actions et partager des données efficacement.

Dans la suite de cette section, nous utiliserons l’exemple de Java pour illustrer
diverses méthodes de création de parallélisme et aborder la gestion de la synchro-
nisation qui en découle.

2.3.2 Présentation du Runtime Java

Java est un langage de programmation orienté objet largement répandu, offrant
aux développeurs un éventail d’outils et de techniques pour simplifier la gestion du
parallélisme. Lorsqu’un programme Java est lancé, le système d’exploitation crée
un processus pour la Java Virtual Machine (JVM ), responsable de l’exécution
du bytecode généré par la compilation du code source Java.

Après avoir chargé les bibliothèques nécessaires et réservé l’espace mémoire
adéquat pour la JVM, celle-ci démarre un thread Java correspondant à l’exécution
du programme. Durant cette exécution, la JVM peut soit interpréter le bytecode
directement, soit le compiler dynamiquement en code machine grâce au compila-
teur Just-In-Time (JIT ), ce qui améliore les performances.

La mémoire allouée au programme, connue sous le nom de heap (ou tas), per-
met de gérer les allocations dynamiques de manière globale. À l’inverse, la stack
(pile) est utilisée pour les allocations locales à courte durée, comme celles de va-
riables internes à une méthode. Tandis que les données de la pile sont automati-
quement libérées en fonction du contexte d’exécution comme lors de la sortie d’une
méthode, la gestion du tas est assurée par le garbage collector, qui libère l’es-
pace des objets inutilisés. Ce mécanisme a pour rôle d’identifier les objets devenus
inutiles pour les libérer et optimiser l’utilisation de la mémoire. Il existe plusieurs
types d’algorithmes de garbage collection. Certains, comme ceux dits "stop-the-
world", suspendent l’exécution du programme pour effectuer la collecte des objets
inutilisés. D’autres, comme les garbage collectors parallèles, n’interrompent les
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opérations du programme que pour marquer les objets à supprimer, laissant le
processus de suppression se faire de manière concurrentielle. Une autre catégorie
d’algorithmes, appelés "copying collectors", fonctionne en copiant les objets en-
core actifs dans une nouvelle région mémoire, libérant ainsi l’espace occupé par les
objets inutilisés. Les algorithmes de garbage collector peuvent cumuler plusieurs
de ces caractéristiques. Par exemple, l’algorithme Garbage-First (G1) GC est un
copying collector qui suit une approche "stop-the-world", tandis que le Z Gar-
bage Collector (ZGC) minimise ces interruptions pour améliorer les performances
globales du programme [14, 79].

2.3.3 Création du parallélisme dans Java

En Java, lorsque plusieurs threads accèdent et modifient une donnée partagée,
l’ordre dans lequel ces modifications deviennent visibles aux autres threads n’est
pas garanti par défaut. Cela peut entraîner des comportements imprévisibles si les
opérations de synchronisation ne sont pas correctement implémentées.

Cette absence de garantie s’explique par les optimisations effectuées à plusieurs
niveaux, effectuées notamment par le processeur et le contrôleur de cache. Parmi
ces optimisations, on trouve le réordonnancement des instructions, où le pro-
cesseur peut exécuter des instructions dans un ordre différent de celui spécifié dans
le code. Ces réarrangements sont réalisés pour améliorer l’efficacité et la perfor-
mance, en particulier dans les programmes séquentiels, en maximisant l’utilisation
des pipelines d’exécution et en réduisant les latences liées à l’accès mémoire.

Cependant, dans un contexte de programmation parallèle, ces optimisations
deviennent problématiques. Par exemple, un thread peut observer une mise à jour
d’une variable alors que d’autres modifications plus anciennes, pourtant effectuées
dans le même bloc d’instructions, ne sont pas encore visibles. Cette situation est
connue sous le nom de réordonnancement mémoire. Le développeur n’a géné-
ralement pas de contrôle direct sur ces optimisations, et les effets peuvent varier
en fonction de l’architecture matérielle et des décisions de l’ordonnanceur.

Pour garantir la cohérence des données partagées entre plusieurs threads, Java
fournit un ensemble de mécanismes de synchronisation qui permettent de contrôler
l’ordre d’exécution des opérations et d’éviter les problèmes de concurrence. Mais
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avant d’aborder ces mécanismes de synchronisation, il est utile de comprendre
comment Java permet de créer et gérer des threads, qui sont les unités de base du
parallélisme.

L’héritage de la classe Thread constitue une méthode simple et directe pour
créer un nouveau thread. Dans cette approche, le code à exécuter en parallèle
est défini dans la méthode run() de la classe qui étend Thread. Pour démarrer
l’exécution du code parallèle, il suffit d’appeler la méthode start() sur l’objet
instanciant cette classe. À ce moment-là, la JVM sollicite le système d’exploitation
pour créer un thread natif, mappé au thread Java pour exécuter ses instructions.
Ce thread natif correspond généralement aux threads POSIX mentionnés précé-
demment, qui sont gérés directement par le système d’exploitation.

Cette méthode de création du parallélisme impose une contrainte majeure : en
Java, une classe ne peut hériter que d’une seule classe parente. Cette limitation
restreint les possibilités d’héritage multiple et peut complexifier la conception des
classes. Pour contourner ce problème, la composition, qui consiste à inclure un
objet Thread dans la classe, offre une solution plus flexible, même si elle peut
rendre le code légèrement plus verbeux.

Une alternative plus élégante consiste à recourir aux interfaces, qui permettent
de combiner plusieurs comportements tout en contournant les restrictions de l’hé-
ritage unique. Java propose deux interfaces principales pour définir du code pa-
rallèle : Runnable et Callable. L’interface Runnable est utilisée pour exécuter
des tâches qui ne nécessitent pas de valeur de retour, comme des tâches qui se li-
mitent à changer l’état du système. En revanche, lorsque l’on souhaite obtenir une
valeur de retour, par exemple lors de calculs asynchrones, l’interface Callable est
préférable. En utilisant ces interfaces, une classe peut à la fois hériter d’une autre
classe et exécuter du code en parallèle, sans les limitations de l’héritage unique.
Lors de la création d’une instance d’un objet implémentant l’interface Callable,
il est possible de l’associer à un objet de type Future ou promesse. Ce dernier
agit comme un conteneur pour la valeur de retour qui sera calculée de manière
asynchrone, en parallèle avec le reste du programme. Une fois le calcul terminé,
la valeur résultante sera accessible à travers cette promesse. Pour récupérer cette
valeur, on utilise la méthode get(), qui est un appel bloquant. Cette mécanique
permet de gérer efficacement les tâches parallèles tout en maintenant la possibilité
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de synchroniser leur résultat à un moment précis du déroulement du programme.
Une autre option pour exécuter du code asynchrone tout en récupérant une

valeur de retour est d’utiliser la classe CompletableFuture. Cette classe per-
met de composer des tâches asynchrones, où la sortie d’une tâche peut servir
d’entrée à une autre tâche, créant ainsi une chaîne de calculs asynchrones. De
plus, CompletableFuture offre la possibilité de spécifier une valeur par défaut en
cas d’erreur ou de suspendre l’exécution du programme jusqu’à la fin des calculs
asynchrones, offrant ainsi une grande flexibilité et robustesse dans la gestion des
opérations parallèles.

Lorsqu’on souhaite accélérer le traitement d’une grande quantité de données,
les flux parallèles en Java sont une solution efficace. En transformant un flux
séquentiel en flux parallèle via parallelStream(), on déclenche un mécanisme
de division du travail. Le Fork/Join Framework découpe récursivement la tâche
en sous-tâches plus petites, jusqu’à ce qu’elles puissent être exécutées rapidement
par des threads distincts. Ces threads sont issus d’un pool de threads dont la taille
est ajustée automatiquement par la JVM en fonction des ressources disponibles.
Une fois toutes les sous-tâches terminées, les résultats sont agrégés pour former le
résultat final.

Lorsqu’il s’agit d’exécuter plusieurs tâches identiques en parallèle, le code peut
rapidement devenir surchargé sans l’utilisation de pools de threads. La classe
ExecutorService permet de définir un pool de threads, un ensemble fixe de
threads auquel on peut assigner un ensemble de tâches. Cette approche optimise
l’utilisation des ressources, car dès qu’un thread termine une tâche, il peut en récu-
pérer une autre en attente, ce qui améliore l’efficacité et la gestion des ressources.

Pour des raisons de performance, il serait idéal de générer autant de threads
qu’il y a de tâches à exécuter, conformément à la loi de Little [55], qui stipule
que pour maintenir une durée de traitement stable lorsque le nombre de requêtes
augmente, le nombre d’unités de calcul gérant ces requêtes doit croître en consé-
quence. Cependant, le JDK (Java Development Kit) implémente les threads Java
à partir des threads du système d’exploitation, limitant ainsi leur nombre. Pour
surmonter cette limitation, Java a introduit en 2021 les threads virtuels.

Les threads virtuels ne sont pas limités en nombre car ils ne sont pas mappé sur
un threads natif de l’OS. En effet, un thread virtuel peut être exécuté sur différents
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threads natifs au cours de son cycle de vie. Ils offrent donc l’illusion d’un nombre
élevé de threads en associant plusieurs threads virtuels aux threads physiques du
système d’exploitation, qui sont beaucoup moins nombreux. Cette virtualisation
permet de créer des milliers de threads légers, ce qui est particulièrement utile
dans des applications de type thread-per-request, où chaque tâche est courte et
peut être exécutée de manière asynchrone. Comme les threads virtuels sont légers,
il est déconseillé de les gérer via un pool. L’usage optimal des threads virtuels se
trouve dans les programmes qui effectuent de nombreuses petites tâches indépen-
dantes. Dans ces scénarios, chaque nouvelle tâche peut simplement impliquer la
création d’un nouveau thread virtuel, sans les contraintes des threads traditionnels.
Lorsqu’un thread virtuel est actif, il est attaché à un processeur logique, appelé
processeur porteur. Lorsqu’il termine son exécution ou rencontre une opération
bloquante, il est détaché du processeur porteur, qui devient alors disponible pour
un autre thread virtuel. Ce processus d’attachement et de détachement est géré
de manière transparente par la JVM, permettant une gestion efficace des threads
sans bloquer les threads.

Toutes ces fonctionnalités permettent de créer du code concurrent en Java.
Cependant, pour éviter les problèmes de cohérence des données, il est essentiel
d’utiliser des outils de synchronisation appropriés pour coordonner les différents
threads et assurer l’intégrité des opérations concurrentes.

2.3.4 Mécanismes de synchronisation

Quand plusieurs threads tentent d’accéder simultanément à une même donnée,
Java ne peut pas garantir que ces accès se feront de manière indivisible (atomicité)
ni dans un ordre précis. Ces comportements imprévisibles sont liés aux optimisa-
tions effectuées au niveau du système d’exploitation. Pour éviter les erreurs liées
à la concurrence et préserver la cohérence des données, Java propose divers méca-
nismes de synchronisation [27] que nous détaillons par la suite.

L’un des moyens le plus simple d’introduire de la synchronie est d’utiliser le
mot-clé volatile. Ce mot-clé permet de s’assurer que les modifications apportées
à une variable par un thread sont immédiatement visibles par les autres threads.
Pour ce faire, lorsque qu’une variable volatile est modifiée, la valeur est directement
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écrite en mémoire principale, et les lignes de cache où elle est présente sont invali-
dées. Cela force les prochains accès à la variable à se faire directement en mémoire
principale, garantissant ainsi la visibilité des modifications. L’utilisation du mot-
clé volatile permet d’obtenir une relation importante : la relation happens-before
[49]. Cette relation offre deux garanties essentielles : (i) Les lectures et écritures
sur d’autres variables effectuées avant une écriture sur une variable volatile ne
peuvent pas être réordonnées après cette écriture. Il est cependant important de
noter que cette restriction n’est valable que dans un sens : les lectures et écritures
qui se produisent après l’écriture sur une variable volatile peuvent être réordonnées
avant cette dernière. (ii) Les lectures et écritures sur d’autres variables effectuées
après une lecture sur une variable volatile ne peuvent pas être réordonnées avant
cette lecture. En revanche, les lectures sur d’autres variables qui ont eu lieu avant
cette lecture peuvent être réordonnées après la lecture sur la variable volatile. On
parle alors de critère de cohérence volatile. Nous définissons plus précisément la
notion de critère de cohérence en Section 2.4.1.

Une utilisation courante du critère de cohérence volatile est dans les scénarios
où une variable est lue par plusieurs threads, mais modifiée par un seul.

En résumé, le mot-clé volatile en Java garantit la visibilité des modifications
d’une variable entre différents threads et établit un ordre partiel sur les opérations
de mémoire. Cependant, il ne résout pas tous les problèmes liés à la concurrence.
En effet, l’ordre des opérations sur plusieurs variables marquées comme volatile
n’est pas garanti.

En Java, il existe plusieurs critères de cohérence qui peuvent être spécifiés à
l’aide des mécanismes de VarHandles. Ces modes incluent Plain, Opaque, Relea-
se/Acquire, et Volatile, classés par ordre croissant de contraintes imposées. Ces
différents critères de cohérences seront expliqués plus en détail quand nous en
ferons usage, à savoir dans le Chapitre 4.

Lorsqu’un thread cherche à modifier une ressource partagée, il doit d’abord
obtenir un accès exclusif, par exemple en acquérant un verrou (ou mutex ). Ce
mécanisme assure que l’accès à la ressource est exclusif, évitant ainsi les race
conditions. Ces dernières surviennent lorsque plusieurs threads tentent simultané-
ment de modifier une ressource partagée, ce qui peut entraîner des comportements
indésirables et une corruption des données.
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Une fois le verrou acquis, le thread est le seul à pouvoir modifier la ressource.
À l’issue de ses opérations, il libère le verrou, permettant à d’autres threads d’en
solliciter l’acquisition à leur tour. Ce processus de verrouillage et de déverrouillage
assure une synchronisation stricte entre les différents threads qui partagent la
ressource.

En Java, un thread peut acquérir un verrou de manière explicite grâce à l’in-
terface Lock , qui offre une API flexible pour gérer les verrous. Un thread a la
possibilité de tenter d’obtenir un verrou de façon bloquante ou non bloquante,
avec la possibilité d’interruption si un autre thread interrompt celui en attente. De
plus, l’interface permet de différencier les accès en lecture et en écriture, garantis-
sant ainsi que plusieurs threads peuvent lire simultanément tandis qu’un seul peut
écrire à un instant donné.

Alternativement, le mot-clé synchronized peut être utilisé pour restreindre
l’accès à une section de code à un thread à la fois, que ce soit pour une méthode
entière ou un bloc de code spécifique. Une classe qui utilise ce mécanisme de
synchronisation est désignée comme un moniteur [33].
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1 String text = /* Some text */;
2 String[] words = text.split(" ");
3 int numberOfThreads = /* N */;
4 int segmentSize = (int) Math.ceil((double) words.length /

numberOfThreads);
5

6 ExecutorService executor =
Executors.newFixedThreadPool(numberOfThreads);

7 ArrayList<Runnable> tasks = new ArrayList<>();
8 Map<String, Integer> globalCounter = new HashMap<>();
9

10 for (int i = 0; i < numberOfThreads; i++) {
11 final int start = i * segmentSize;
12 final int end = Math.min(start + segmentSize, words.length);
13 tasks.add(() -> {
14 Map<String, Integer> localCounter = new HashMap<>();
15 for (int j = start; j < end; j++)
16 localCounter.merge(words[j], 1, Integer::sum);
17 synchronized (globalCounter) {
18 localCounter.forEach((word, count) ->

globalCounter.merge(word, count, Integer::sum));
19 }
20 });
21 }
22 for (Runnable task : tasks)
23 executor.execute(task);
24 executor.shutdown();
25 globalCounter.forEach((word, count) -> System.out.println(word +

": " + count));
26

27

Listing 2.1 – Traitement parallèle du comptage de mots dans un texte avec
ExecutorService, Runnable et Synchronyzed

Dans le Listing 2.1, on présente un exemple de code qui exécute des tâches en
parallèles en utilisant des objets Runnable au sein d’un pool de threads géré par la
classe ExecutorService. Afin de garantir une meilleure lisibilité, le code compre-
nant la lecture du fichier contenant le texte n’est pas inclus. Dans cet exemple, la
variable text est partagée entre plusieurs threads qui comptabilisent localement
les occurrences des mots dans leurs segments respectifs. Par la suite, les threads
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mettent à jour une HashMap partagée de manière cohérente grâce à l’utilisation
d’un bloc synchronized, garantissant ainsi l’absence de conflits lors de l’accès
concurrent à la variable globalCounter (ligne 18).

Dans cet exemple, chaque thread accède individuellement à la variable parta-
gée. Toutefois, il pourrait également être pertinent d’autoriser un nombre limité de
threads à accéder simultanément à cette variable, notamment lorsque l’opération
tolère un certain degré de parallélisme sans compromettre la cohérence des don-
nées. Cette approche peut convenir dans les cas où plusieurs opérations de lecture
peuvent être effectuées en parallèle, ou lorsqu’un accès simultané, mais contrôlé,
est nécessaire pour certains threads sur des ressources partagées. Cela peut être
géré de manière efficace en ayant recours à l’utilisation d’un sémaphore [15].

Un sémaphore est un mécanisme de synchronisation conçu pour réguler l’accès
à une ressource partagée en maintenant un ensemble de "permis". Ces permis
représentent des jetons que les threads doivent acquérir, à l’instar d’un verrou,
avant de pouvoir accéder à la ressource concernée. Une fois leur tâche terminée, ils
sont tenus de relâcher le permis, permettant ainsi à d’autres threads d’y accéder.

Les sémaphores offrent deux modes d’acquisition des permis : bloquant et non
bloquant. Dans le mode bloquant, si aucun permis n’est disponible, un thread est
mis en attente jusqu’à ce qu’un autre thread libère un permis. Cela garantit que
l’accès à la ressource est strictement contrôlé, mais peut introduire des délais d’at-
tente. En revanche, dans le mode non bloquant, si un permis n’est pas disponible,
le thread poursuivra son exécution sans attendre, évitant ainsi des blocages inutiles
et augmentant la réactivité dans certains scénarios.

Lors de l’initialisation d’un sémaphore, il est possible de spécifier le nombre
maximal de permis disponibles, offrant ainsi une grande flexibilité dans la gestion
des ressources. Par exemple, un sémaphore initialisé avec un seul permis est com-
munément appelé un sémaphore binaire, agissant de manière similaire à un mutex
en garantissant un accès exclusif à un seul thread à la fois.

Un avantage notable de ce mécanisme est la possibilité, pour un thread, d’in-
terrompre un autre thread détenant un permis, réduisant ainsi le risque de blocage
permanent (deadlock). Cette capacité à forcer la libération des ressources en cas
d’interruption permet de concevoir des systèmes plus robustes face aux erreurs ou
aux défaillances des threads.
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1 /* ... */
2 Map<String, AtomicInteger> globalCounter = new

ConcurrentHashMap<>();
3

4 tasks.add(() -> {
5 for (int j = start; j < end; j++)
6 globalCounter.merge(word, new AtomicInteger(1), (obj, _) -> {
7 obj.incrementAndGet();
8 return obj;
9 });

10 });
11

12 /* ... */
13

Listing 2.2 – Traitement parallèle du comptage de mots dans un texte avec
ExecutorService, Runnable et Synchronyzed

Enfin, les sémaphores peuvent être configurés pour garantir une attribution
équitable des permis, par exemple en les accordant dans l’ordre des demandes.
L’utilisation d’un sémaphore introduit une relation de type happens-before entre
les opérations d’un thread qui relâche un permis et celles d’un autre thread qui
acquiert ce même permis, assurant ainsi une synchronisation précise entre les dif-
férents accès à la ressource partagée.

Limiter le nombre de threads accédant à une ressource permet d’éviter les
conflits d’accès et d’améliorer les performances. Pour contrôler le débit des opé-
rations dans un système, les TimedSemaphores sont particulièrement adaptés
[72]. Ces sémaphores libèrent automatiquement les permis après un délai prédéfini,
ce qui permet de limiter le nombre d’opérations par unité de temps.

L’utilisation de ces différentes primitives de synchronisation peut toutefois po-
ser un problème : l’impossibilité de garantir un accès concurrent aux données.
Pour résoudre cette difficulté, les développeurs ont recours à des objets partagés.
Ces objets assurent que, même dans un contexte d’exécution parallèle, les opéra-
tions effectuées sur eux se comportent de manière identique à celles réalisées en
séquentiel.

On peut voir dans le Listing 2.2 une utilisation d’un objet concurrent. Il est
par exemple possible de substituer la HashMap utilisée à la ligne 8 du Listing
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2.1 par un objet de type ConcurrentHashMap. En optant pour cette structure de
données concurrente, on élimine la nécessité d’utiliser un bloc synchronized pour
toute la structure. Ainsi, les différents threads peuvent partager leurs résultats sans
avoir à attendre les uns après les autres, ce qui améliore l’efficacité de l’exécution
parallèle. Nous avons testé les deux méthodes avec un texte de 1 Gigaoctet et la
méthode décrite dans le Listing 2.2 est 3.41× plus rapide que celle qui utilise le
bloc synchronized.

Alors que l’utilisation de synchronized impose un accès séquentiel aux don-
nées partagées, limitant les threads à une utilisation exclusive de la variable à
chaque instant, ConcurrentHashMap offre un accès concurrentiel optimisé. Dans
la section suivante, nous explorons les propriétés assurant que ce type de gestion
du parallélisme ne compromet pas la correction du programme.

Résumé

Dans cette section, nous avons exploré différentes méthodes de création et
de gestion du parallélisme en Java, en commençant par un rappel des para-
digmes de programmation procédurale et orientée objet.
Nous avons introduit le rôle du Runtime Java et expliqué comment la
JVM gère l’exécution des programmes à travers la compilation Just-In-
Time (JIT) et la gestion de la mémoire via le garbage collector.
Nous avons ensuite détaillé les mécanismes de création de threads, que ce soit
par l’héritage de la classe Thread ou l’utilisation des interfaces Runnable
et Callable , en mettant l’accent sur les limitations de l’héritage. Nous expli-
quons aussi l’intérêt d’utiliser des promesses via les CompletableFuture
pour composer les tâches asynchrones. Par ailleurs, nous avons expliqué le
fonctionnement des pools de threads et des flux parallèles, tout en abor-
dant l’introduction des threads virtuels, qui permettent de créer un grand
nombre de threads légers sans surcharge excessive du système.
Enfin, nous avons étudié les mécanismes de synchronisation comme le mot-
clé volatile, les verrous (mutex ) ou encore les sémaphores, indispensables
pour garantir l’intégrité des données dans les environnements multithreads.
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2.4 Objets partagés

Dans la section précédente, nous avons exploré diverses approches pour créer
et gérer le parallélisme en Java, notamment la création de threads et les techniques
de synchronisation.

En programmation orientée objet, un objet séquentiel assure un accès unique
à ses données. Toutefois, lorsqu’un objet doit être manipulé par plusieurs threads
en parallèle, il doit être adapté pour garantir un comportement correct malgré les
accès concurrents. C’est le cas de ConcurrentHashMap, abordé dans la section
précédente, qui permet un accès sécurisé et performant aux données partagées

Dans cette section, nous présentons plusieurs propriétés de correction qui per-
mettent de prédire et de contrôler le comportement des objets partagés, avant
d’examiner différentes conditions de progrès, essentielles pour assurer que le pro-
gramme puisse aboutir à une exécution complète.

2.4.1 Propriétés de corrections

Prenons l’exemple d’une file d’attente comme objet partagé. Lorsqu’un thread
invoque une opération sur cette file, par exemple une opération d’extraction, il
effectue une série d’opérations sur les registres. Cette opération d’extraction, bien
que conceptuellement simple, implique plusieurs lectures et écritures et, par consé-
quent, n’est pas intrinsèquement atomique, c’est à dire qu’elle n’est pas considéré
comme indivisible et ininterrompue.

L’absence d’atomicité signifie que les opérations sur les objets partagés peuvent
être réarrangées de manière arbitraire par les différents threads. Ce comportement
est source de complexité et de risques dans la conception des programmes paral-
lèles. Par exemple, lorsque deux threads tentent d’extraire simultanément l’élément
en tête d’une file d’attente, il est légitime de se demander quel thread parviendra à
accéder à cet élément. Mais au-delà de cela, nous pouvons nous interroger : l’objet
récupéré sera-t-il vraiment valide ? Correspondra-t-il à une référence d’un élément
inséré précédemment dans la file ? Ou encore, que se passe-t-il si cet élément est
modifié par un autre thread pendant le processus d’extraction ?

Ces ambiguïtés soulèvent des questions critiques : comment garantir que les
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opérations concurrentes n’entraînent pas des incohérences ou des comportements
inattendus ? Comment s’assurer que chaque thread accède aux données de manière
prévisible et correcte ?

Pour s’assurer qu’une opération ou de manière générale un programme respecte
des principes qui facilitent leur compréhension, on établit ce qu’on appelle des cri-
tères de cohérence. Ces critères sont des ensembles de règles claires qui guident
le développeur dans la création du programme, offrant un cadre pour anticiper et
maîtriser le comportement du système.

Ces critères sont cruciaux, car ils réduisent l’incertitude lors de l’exécution du
programme, en garantissant que les opérations suivent une logique prévisible.

La relation entre les règles de cohérence et la complexité de leur implémentation
dans les systèmes multiprocesseurs est un équilibre délicat. Plus les règles qui
dictent le comportement des opérations sont strictes, plus leur mise en œuvre sera
complexe, ce qui peut entraîner une diminution des performances des opérations.
En effet, une cohérence stricte implique souvent des mécanismes de synchronisation
complexe, ce qui peut ralentir l’exécution des programmes.

On parle de cohérence forte lorsqu’une telle rigueur est appliquée : toutes les
opérations doivent être perçues par tous les threads dans le même ordre, comme
si l’exécution du programme se déroulait de manière séquentielle. Dans ce modèle,
chaque thread observe les opérations dans un ordre global et identique, ce qui
simplifie la programmation en rendant le comportement du système prévisible et
intuitif. Cependant, cette approche peut nécessiter des mécanismes de synchroni-
sation coûteux et peut réduire les performances globales du système.

À l’inverse, la cohérence faible n’impose aucune garantie stricte sur l’ordre
dans lequel les opérations sont perçues d’un thread à l’autre. Ce niveau de cohé-
rence permet une plus grande flexibilité et des performances améliorées, car il n’y
a pas besoin de maintenir un ordre global strict des opérations. En conséquence,
les threads peuvent fonctionner de manière plus autonome et optimisée. Toutefois,
cette flexibilité comporte un coût en termes de prévisibilité. Les effets induits par
les opérations deviennent plus difficiles à anticiper, rendant la programmation plus
complexe et potentiellement exposée à des erreurs difficiles à diagnostiquer.

La complexité d’utilisation et le manque de prévisibilité de la cohérence faible
incitent fréquemment les développeurs à privilégier des modèles de cohérence forte,
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T1

T2

setA(I) getB() J

getA() I setB(J)

Figure 2.3 – Exécution linéarisable d’un objet AtomicReference avec les opéra-
tions set(x) et get() pour la mise à jour et la récupération de références d’objets.
I et J sont des références vers deux objets.

qui permettent de garantir un comportement plus déterministe et fiable des pro-
grammes. Parmi ces modèles, on y trouve la linéarisabilité [29].

La linéarisabilité impose un cadre rigoureux dans lequel les opérations sur un
objet partagé semblent se produire instantanément à un moment précis, situé
quelque part entre l’invocation de l’opération et la réception de sa réponse. En
d’autres termes, chaque opération sur l’objet partagé est perçue comme ayant un
effet immédiat à un instant unique, tout en respectant l’ordre des opérations tel
qu’elles apparaissent dans le programme. On peut par exemple observer dans la
Figure 2.3 que, après avoir respectivement mis à jour les objets Référence A et B,
les threads T1 et T2 sont en mesure de constater les effets de bord des opérations
effectuées par l’autre.

Ce modèle offre donc une illusion d’exécution atomique, où l’intégrité de l’état
de l’objet est préservée à tout moment. Le moment précis où une opération semble
prendre effet est connu sous le nom de point de linéarisation. Ce point marque
l’instant où tous les effets de bord d’une opération deviennent observable par les
autres opérations exécutées sur l’objet partagé. En pratique, le point de linéarisa-
tion correspond au moment où la modification de l’état de l’objet devient visible
pour les autres threads, assurant ainsi que tous les observateurs partagent une vue
cohérente et synchronisée de l’état de l’objet.

Une manière alternative d’obtenir un critère de cohérence plus flexible que la
linéarisabilité consiste à ne pas tenir compte de l’ordre temporel réel des événe-
ments dans le programme. Ce type de cohérence est connu sous le nom de co-
hérence séquentielle [46]. Ce critère de cohérence garantit que chaque unité
de calcul exécute ses opérations dans l’ordre spécifié par le programme, sans se
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T1

T2

setA(I) getB() null

getA() null setB(J)

Figure 2.4 – Exécution séquentiellement cohérente d’un objet
AtomicReference.

préoccuper de l’ordre temporel global observé sur l’ensemble des threads. Puisque
l’ordre mutuel des opérations entre différents threads n’est pas strictement main-
tenu, les séquences d’opérations des différents threads peuvent être réarrangées
les unes par rapport aux autres, permettant ainsi une plus grande flexibilité dans
l’exécution du programme. Comme l’illustre la Figure 2.4, les threads T1 et T2

renvoient tous deux la valeur null alors que les écritures ont eu lieu avant. Cette
exécution ne peut pas être considérée comme linéarisable, car dans une telle si-
tuation, il serait impératif que les threads observent les écritures effectuées en
amont, ce qui n’est manifestement pas le cas ici. Toutefois, cette exécution de-
meure séquentiellement cohérente, car il est possible de reconstituer une histoire sé-
quentielle qui respecte l’ordre d’exécution propre à chaque processus. Par exemple
T2.getA() = null →T1.setA(i) →T1.getB() = null →T2.setB(j). Dans un système
séquentiellement cohérent, les threads observent tous les opérations dans le même
ordre.

Bien que la cohérence séquentielle offre un modèle rigoureux et intuitif pour la
gestion des accès mémoire, elle peut parfois être trop contraignante. Dans certains
cas, un modèle moins strict tel que la cohérence causale [2] peut suffire.

Dans certains contextes, il est possible d’observer deux opérations effectuées
dans des ordres différents sans que cela ne pose de problème. Illustrons ce point avec
un exemple : considérons les commentaires laissés sur des articles dans un magasin
en ligne. Si deux commentaires sur deux articles distincts apparaissent dans des
ordres différents, cela ne pose pas de problème fondamental pour l’utilisateur. En
revanche, lorsque l’on reçoit une réponse à un commentaire, suivie d’une seconde
réponse à la première, il est crucial que l’ordre dans lequel ces deux réponses
sont affichées soit maintenu pour des raisons évidentes de logique et de clarté. La
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T1

T2

T3

T4

setA(I)

setA(J)

getA() I getA() J

getA() J getA() I

Figure 2.5 – Exécution causalement cohérente d’un objet AtomicReference.

cohérence causale assure que cette relation soit respectée.

Pour établir un ordre entre les opérations selon la cohérence causale, deux
étapes sont essentielles. Premièrement, des relations d’ordre direct se forment
lorsque le même thread exécute plusieurs opérations, celles-ci étant réalisées dans
l’ordre d’exécution. Deuxièmement, des relations d’ordre indirect sont établies lors-
qu’une opération X d’un thread A perçoit les effets d’une opération Y d’un thread
B, ce qui signifie que Y est considérée comme effectuée avant X. Par conséquent,
toutes les opérations qui suivent directement X, et qui sont liées à celle-ci, se
situent après Y .

La cohérence causale implique donc que les opérations effectuées par un même
thread respectent l’ordre séquentiel dans lequel elles ont été réalisées. On peut voir
dans la Figure Figure 2.5 que l’exécution n’est pas séquentiellement cohérente car
il est impossible de réarranger les lectures de T3 et T4 pour obtenir une exécution
séquentielle valide sans modifier l’ordre des lectures au sein du même thread. En
revanche, étant donné qu’aucune relation d’ordre n’est établie entre les écritures
réalisées par T1 et celles effectuées par T2, cette exécution peut être considérée
comme causalement cohérente. Une autre AntidoteDB [6] est une base de données
spécialement conçue pour garantir la cohérence causale. Chaque opération y est
associée à une horloge vectorielle [49], permettant d’assurer que seules les opéra-
tions présentant une relation causale directe sont exécutées dans un ordre strict,
tandis que celles qui ne sont pas liées causalement peuvent être traitées de manière
asynchrone.
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T1

T2

T3

T4

setA(I)

getA() I setA(J)

getA() I getA() J

getA() J getA() I

Figure 2.6 – Exécution FIFO cohérente d’un objet AtomicReference.

La cohérence FIFO [12] (First-In-First-Out) établit un ordre uniquement
entre les opérations d’écriture effectuées par un même thread, sans imposer de
contraintes entre les écritures réalisées par différents threads. On peut implémenter
ce critère de cohérence de la manière suivante : chaque thread dispose d’un espace
mémoire réservé dans lequel il est exclusivement habilité à effectuer des écritures,
et ce, sans avoir à se coordonner avec les autres threads. Lorsqu’un thread désire
écrire dans une zone de mémoire qui ne lui est pas propre, il doit notifier le thread
responsable de cette zone via une file de communication. De ce fait, les écritures
d’un même thread sont maintenues dans un ordre strict, tandis que les écritures
entre plusieurs threads peuvent être perçues dans un ordre différent et désordonné.
Dans la Figure Figure 2.6, nous avons ajouté une lecture avant l’écriture effectuée
par le thread T2 en comparaison avec l’exécution présentée dans la Figure 2.5.
Cette modification engendre ainsi une relation de causalité entre les écritures des
threads T1 et T2, signifiant que l’écriture réalisée par T1 doit nécessairement être
observée avant celle de T2. Cependant, ce n’est pas le cas pour le thread T3, ce qui
entraîne une violation de la cohérence causale dans cette exécution. En revanche,
cette exécution respecte la cohérence FIFO, car l’ordre des écritures effectuées par
les threads T1 et T2 peut être perçu différemment par les threads T3 et T4. En
effet, ces derniers ont été informés des écritures de T1 et T2 à travers des files
de communication distinctes, permettant ainsi à chaque thread de percevoir les
écritures dans un ordre propre à son propre espace mémoire.

La cohérence éventuelle [75] est une forme de cohérence peu restrictive,



2.4. OBJETS PARTAGÉS 61

T1

T2

T3

T4

setA(I)

getA() null setA(J)

getA() I getA() J

getA() null getA() J

Figure 2.7 – Exécution éventuellement cohérente d’un objet AtomicReference.

offrant des possibilités de calcul rapide. La seule garantie qu’elle propose est que,
lorsqu’aucune nouvelle opération d’écriture n’est effectuée sur une donnée, toutes
les lectures de cette donnée finiront par retourner la dernière valeur écrite après
un certain délai. En revanche, elle ne fournit aucune garantie concernant l’ordre
dans lequel les opérations sont vues par les threads.

La Figure 2.7 montre que les threads T3 et T4 ne voient pas tout de suite l’effet
de l’opération set effectuée par T1. Néanmoins, ils lisent la même valeur mise à
jour après un certain temps.

On distingue deux variantes de la cohérence éventuelle : la cohérence éven-
tuelle forte [73] et la cohérence éventuelle faible, souvent désignée simplement par
cohérence éventuelle. La distinction repose sur la manière dont les conflits sont
gérés. En cohérence éventuelle forte, toutes les répliques finissent par converger
vers un état commun, même en présence de conflits. Cela implique que soit les
effets des opérations concurrentes sont commutatifs, soit un mécanisme de gestion
des conflits garantit que ces opérations sont appliquées dans le même ordre. À l’in-
verse, en cohérence éventuelle faible, la résolution des conflits est plus arbitraire, ce
qui peut entraîner des incohérences temporaires dans la manière dont les différents
threads perçoivent les effets des opérations concurrentes.

Bien que la cohérence éventuelle puisse être difficile à appréhender dans certains
systèmes, elle peut offrir des garanties suffisantes dans des contextes spécifiques.
Par exemple, dans un réseau social où l’on souhaite compter le nombre de likes,
l’ordre dans lequel ces likes sont comptés n’a pas d’importance fondamentale.
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2.4.2 Conditions de progrès

Lorsqu’un programme s’exécute, il ne suffit pas de garantir que les données
respectent un critère de cohérence. Il est également crucial de veiller à ce que le
programme progresse efficacement. À l’instar des critères de cohérence, il est pos-
sible de définir des conditions de progrès, plus ou moins strictes, qui spécifient les
circonstances sous lesquelles les threads avancent dans l’exécution du programme.

Ces conditions de progrès peuvent être soit dépendantes, soit indépendantes
de l’avancement des autres threads dans le système. Par exemple, une opération
qualifiée de wait-free [24] garantit que chaque thread peut terminer son opéra-
tion en un nombre fini d’étapes, indépendamment de la vitesse d’exécution des
autres threads. Une propriété notable d’une opération wait-free est sa tolérance
aux fautes : aucun thread exécutant une opération wait-free ne peut être bloqué
en raison de la lenteur ou de la défaillance d’un autre thread. Si cette opération
est assurée de se terminer en un nombre borné d’étapes, on la qualifie de bounded
wait-free .

Une autre condition de progrès importante est la condition lock-free . Un pro-
gramme lock-free garantit qu’à tout moment, au moins une opération est certaine
de se terminer en un nombre fini d’étapes. On peut ainsi observer qu’une exécution
wait-free est nécessairement lock-free, bien que l’inverse ne soit pas forcément vrai.

Enfin, lorsqu’une opération est exécutée en isolement — c’est-à-dire sans qu’au-
cun autre thread n’effectue d’étapes de calcul en parallèle — et qu’elle se termine
en un nombre fini d’étapes, on parle alors d’une opération obstruction-free . Ce
modèle de progrès est moins contraignant que le lock-free et le wait-free, car il ne
garantit le progrès que dans l’absence de concurrence. Toute exécution lock-free
est obstruction-free mais l’inverse n’est pas vrai.

Ces distinctions permettent de mieux comprendre et formaliser les garanties de
progression offertes par différents algorithmes ou structures de données dans un
contexte concurrentiel, et soulignent l’importance de choisir le modèle de progrès
le plus adapté aux besoins spécifiques de chaque application.
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Résumé

Dans cette section, nous avons étudié les différentes propriétés de correc-
tion qui permettent d’anticiper et de maîtriser le comportement des objets
partagés. Parmi ces propriétés figurent la linéarisabilité, la cohérence
séquentielle et la cohérence causale, qui assurent un certain ordre d’exé-
cution des opérations. Chaque approche propose un équilibre entre rigueur
et performance : la linéarisabilité offre un ordre strict et prévisible, tandis
que des modèles plus flexibles, comme la cohérence causale ou éventuelle,
favorisent l’optimisation en échange d’une complexité plus importante.
Nous avons également examiné les conditions de progrès, telles que les pro-
priétés wait-free, lock-free et obstruction-free, qui garantissent que les
threads continuent à progresser efficacement sans être bloqués, même en si-
tuation de concurrence. Ces conditions sont essentielles pour s’assurer de
l’achèvement correct des opérations dans les programmes parallèles.

2.5 Approches récentes

Après avoir examiné en détail les propriétés de correction et les conditions de
progrès qui permettent de garantir le bon comportement des objets partagés, il
est maintenant crucial de se tourner vers des approches récentes qui cherchent à
optimiser l’accès concurrent aux objets partagés. C’est ce que nous allons faire
dans la suite de cette section.

Dans la Section 2.3.4, nous avons présenté plusieurs mécanismes de synchroni-
sation, chacun avec ses avantages et inconvénients. Par exemple, bien que l’utilisa-
tion des verrous soit simple à mettre en œuvre, elle peut conduire à des situations
de deadlock lorsque plusieurs threads tentent d’acquérir les verrous sur un même
ensemble d’objets. Bien que ces problèmes puissent souvent être évités grâce à
l’expertise des développeurs, la complexité croissante des programmes parallèles
rend cette tâche de plus en plus difficile. Un autre défi réside dans la difficulté
de composer ces primitives de synchronisation. Prenons l’exemple d’un système
où les tâches sont gérées dans des files de priorité. Si l’on souhaite transférer une
tâche d’une file à une autre de manière atomique, c’est-à-dire qu’elle doit être soit
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dans l’une, soit dans l’autre file, sans jamais être dans les deux ou dans aucune
d’entre elles, cela devient complexe. Même si chaque file est protégée par sa propre
primitive de synchronisation, il est difficile de combiner ces primitives. Les threads
pourraient essayer d’acquérir les deux verrous, mais cela crée un risque de deadlock
si les verrous ne sont pas obtenus dans le même ordre. Une autre solution serait
d’utiliser un seul verrou pour garantir un accès exclusif aux deux files, mais cela
pourrait introduire un goulot d’étranglement, limitant la performance. De plus,
cette approche nécessiterait de connaître à l’avance les deux files que l’on souhaite
manipuler.

Il existe un modèle de programmation capable de résoudre ce type de problème :
la mémoire transactionnelle.

La mémoire transactionnelle

La mémoire transactionnelle [26] repose sur l’utilisation de transactions entre
différents threads, permettant d’exécuter plusieurs opérations de manière atomique
et ordonnée. Autrement dit, ces transactions sont sérialisables, ce qui signifie que
les effets des opérations apparaissent instantanément, comme si elles avaient été
réalisées en une seule étape, entre l’appel de la première opérations et la réponses
de la dernières opérations. À haut niveau, on définit une transaction en utilisant
un bloc atomic, qui est exécuté de manière spéculative. Cela signifie que le thread
va tenter d’apporter des modifications, et si la transaction se termine sans conflits,
les changements sont validés (committed) et rendus permanents. En cas de conflit,
les modifications seront annulées.

L’équilibre entre cohérence et performance

Bien que les objets partagés offrent un niveau d’abstraction élevé, simplifiant
ainsi la programmation parallèle, leur utilisation soulève néanmoins de nouvelles
questions sur les choix de conception à adopter et les compromis inévitables à en-
visager. En effet, la sélection des propriétés de correction joue un rôle crucial dans
l’impact sur les performances d’un programme. Choisir des critères de cohérence
forts, comme la linéarisabilité, non seulement garantit un comportement plus pré-
visible, mais facilite également la programmation. En imposant un ordre strict et
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global des opérations, ces modèles réduisent la complexité mentale pour les dé-
veloppeurs, qui n’ont pas à anticiper les effets imprévisibles des réarrangements
d’opérations. Cette prévisibilité simplifie la détection d’erreurs et le raisonnement
sur le programme, bien que cela puisse se faire au détriment de la performance.
Ainsi, bien que des modèles plus souples puissent offrir des gains d’efficacité, ils
nécessitent une plus grande expertise pour être mis en œuvre correctement, en
raison des comportements non déterministes qu’ils peuvent introduire.

C’est pourquoi les chercheurs s’efforcent de proposer des propriétés innovantes
capables de concilier une cohérence suffisamment forte pour garantir un raison-
nement correct, tout en n’imposant pas de contraintes excessives qui nuiraient à
la performance globale du système. Ainsi, en fonction de la nature spécifique des
programmes, il est possible d’ajuster et de moduler la propriété de correction en
conséquence.

La Linéarisabilité des Valeurs Intermédiaires

Rinberg and Keidar [66] introduisent dans leurs travaux un concept novateur se-
lon lequel, dans certains contextes, une valeur intermédiaire entre deux opérations
de lecture pourrait être considérée comme valable. Ils formulent ainsi un nouveau
critère de cohérence, nommé linéarisabilité des valeurs intermédiaires, selon
lequel toute valeur de retour située entre deux valeurs de retour légitimes dans une
exécution linéarisable est considérée comme valide.

Prenons pour illustration l’exemple d’un compteur initialisé à 0, où un thread
t effectue une opération de lecture en parallèle à un autre thread q, qui réalise
une seule opération consistant en trois incréments. Dans une exécution classique
linéarisable, l’opération de lecture de t pourrait être linéarisée soit avant soit après
l’opération de q, offrant ainsi à t une valeur de retour de 0 ou 3. En revanche, dans
une exécution linéarisable des valeurs intermédiaires, le thread t peut retourner
n’importe quelle valeur x telle que 0 ≤ x ≤ 3. Cette souplesse permet d’employer
des implémentations plus efficaces, aboutissant à une amélioration significative des
performances.

Dans l’exemple précédent, on pourrait envisager une implémentation spécifique
d’un compteur, où chaque thread disposerait de son propre registre (SWMR) per-
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mettant une écriture unique mais plusieurs lectures. Cette approche sera déclinée
en plusieurs variantes dans la suite de cette thèse. Il est bien connu que, pour
utiliser une telle construction, il est nécessaire d’implémenter un algorithme de
snapshot afin d’obtenir une vue cohérente de l’objet dans son ensemble. Nous sa-
vons également que, pour mettre à jour un tel objet tout en s’assurant qu’il soit
linéarisable, il faut effectuer Ω(n) pas de calcul dans un système comportant n

threads [16, 35]. En revanche, dans une exécution linéarisable des valeurs intermé-
diaires, il est possible d’effectuer une mise à jour en O(1) pas de calcul.

La Quasi-Linéarisabilité

Un autre critère de cohérence plus flexible que la linéarisabilité est la quasi-
linéarisabilité. Afek et al. [1] introduisent ce concept qui repose sur l’idée qu’une
exécution H, même si elle n’est pas linéarisable, peut néanmoins être relativement
proche d’une exécution H ′ qui est, elle, linéarisable. Pour quantifier cette notion
de proximité ou de distance, on considère que S et S ′ sont respectivement des
linéarisations (qu’elles soient légales ou non) d’exécutions parallèles H et H ′. On
note S[o] (respectivement S ′[o]) l’indice de l’opération o dans l’histoire S (respec-
tivement S ′). Ainsi, on peut dire que S[o1] < S[o2] si, et seulement si, o1 précède
o2 dans S.

La mesure de la distance entre deux séquences S et S ′ n’est possible que si
ces séquences sont des permutations l’une de l’autre. Cette distance est évaluée
en observant l’indice de chaque opération dans chacune des deux séquences, puis
en calculant la différence absolue entre ces indices. La distance entre les deux sé-
quences est alors définie comme la différence maximale observée pour une opération
donnée de S (et donc de S ′).

De cette manière, une séquence devient légale si elle est à une distance bornée
d’une séquence respectant la spécification séquentielle de l’objet. Chaque opération
définie dans la spécification séquentielle de l’objet O est associée à un facteur
de quasi-linéarisation. Ce facteur représente la limite supérieure de distance
permise pour cette opération, déterminant ainsi si, dans le cas où cette opération
possède la plus grande distance entre les deux séquences, la séquence est valide ou
non.
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Soit Q l’ensemble des facteurs de quasi-linéarisation d’une histoire H. On dit
alors que H est Q-quasi-linéarisable si chaque opération présente dans H pos-
sède une distance inférieure à son facteur de quasi-linéarisation respectif.

L’exemple précédent du compteur partagé, employé dans un contexte de moni-
toring est un objet pouvant se contenter d’un critère de cohérence quasi-linéarisable.
Dans cette situation, la précision exacte n’est pas nécessaire ; il est davantage cru-
cial d’obtenir une idée générale de la tendance.

Un autre exemple pertinent est une file de tâches partagée par plusieurs threads.
Dans ce scénario, les threads n’ont pas besoin de récupérer les tâches dans l’ordre
exact où elles ont été ajoutées. Ainsi, on peut autoriser les threads à récupérer
une tâche parmi les k premières de la file, ce qui réduit la contention sur la tête
de la file et améliore l’efficacité globale du système. Cela permet non seulement
de répartir les tâches de manière plus souple mais aussi d’optimiser les ressources
disponibles pour un meilleur fonctionnement.

Adapter la propriété de correction en fonction des opérations spécifiques per-
met un choix plus précis des objets utilisés, en s’alignant avec les besoins uniques
de chaque opération plutôt que d’imposer une seule propriété de correction à l’en-
semble du programme.

La cohérence des objets promesses

Kogan et Herlihy [42] suggèrent d’étendre ces propriétés de correction aux ob-
jets promesses, objets que nous avons introduits en Section 2.1. Ces objets étant
spécifiquement conçus pour exécuter des tâches en parallèle et de manière asyn-
chrone. Ils introduisent donc trois niveaux de correction, tous dérivés de la linéa-
risabilité : la linéarisabilité forte, moyenne et faible des promesses.

La linéarisabilité forte des promesses est équivalente à la linéarisabilité telle que
nous la connaissons. Les opérations sont évaluées entre le moment où la promesse
est créé et le moment où elle est attribué à une variable. Ainsi, si trois opérations
sont associées respectivement aux promesses a, b, et c, elles seront exécutées dans
l’ordre exact dans lequel elles ont été invoquées. Ce critère de cohérence n’offre
pas les meilleures performances mais a l’avantage d’être très simple à utiliser et à
comprendre.
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La linéarisabilité faible des promesses garantit des performances optimales en
autorisant une large gamme de réordonnancements d’opérations. En effet, celles-ci
peuvent s’exécuter à tout moment entre la création et l’évaluation de la promesse.
Ainsi, si trois promesses a, b et c sont créées puis évaluées dans cet ordre, l’ordre
exact de prise d’effet des opérations demeure imprévisible.

La linéarisabilité moyenne des promesses, comme son nom l’indique, se situe
entre les deux précédents niveaux de correction. Dans ce cas, tout comme pour la
linéarisabilité faible des promesses, les opérations sont évaluées entre la création
de la promesse et son évaluation. Cependant, si deux promesses sont créés par un
même thread sur un même objet, alors ces deux opérations seront évaluées dans
l’ordre dans lequel leurs promesses associées ont été créées.

Après avoir introduit ces niveaux de correction, les auteurs proposent plusieurs
algorithmes d’objets basiques comme la file, la pile ou encore la liste chaînée qui
sont capables de tirer avantage de la linéarisabilité forte, moyenne et faible des
promesses. Pour améliorer les performances du programme, la manière dont les
opérations sont évaluées peut être optimisée grâce à l’utilisation des promesses.
On peut prendre l’exemple d’une pile. Dans son implémentation à linéarisabilité
faible des promesses, les threads ont chacun une file unique d’opérations en attente
lorsqu’une promesse est créée. Quand un thread effectue une opération push(x),
il vérifie s’il y a des opérations pop() dans sa liste des opérations en attente. Si
c’est le cas, il attribue la valeur x à une des opérations pop() en attente. La même
logique est appliquée si c’est une opération pop() qui est effectuée. Le thread
retire alors une opération push(x) de sa liste des opérations en attente. Avec cet
algorithme, soit on a une seule opération dans la file d’attente, soit on a plusieurs
fois une opération du même type.

On ne peut pas appliquer cet algorithme à une pile avec une linéarisabilité
moyenne des promesses car les opérations ne peuvent pas être réordonnées. Ainsi,
une telle pile ne pourra pas combiner une opération push(x) avec une opéra-
tion pop() en attente. Cependant, une opération pop() peut être combinée avec
l’opération push(x) en attente la plus récente.

L’implémentation qui respecte une linéarisabilité forte des promesses utilise une
liste unique qui contient les opérations en attente. Quand un thread veut évaluer
une promesse, il cherche à acquérir un verrou, puis parcourt la liste. Il élimine les
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paires d’opérations pop() et push() successives et ensuite applique les opérations
en attente avant de relâcher le verrou.

Avec les algorithmes qui respectent une linéarisabilité moyenne et faible des pro-
messes, la suppression des paires pop() et push() permet de réduire la contention
sur l’objet et ainsi d’améliorer les performances.

Selon le critère de cohérence utilisé, certains objets ont montré des perfor-
mances jusqu’à deux fois supérieures à leurs alternatives qui n’utilisent pas de
verrous.

La cohérence RedBlue

Le modèle RedBlue [50] est une autre façons d’adapter les propriétés de cor-
rections en fonction des opérations. Dans ce modèle, les opérations capables de
tolérer une cohérence éventuelle [75] sont marquées en bleu, tandis que celles qui
nécessitent une forte cohérence sont identifiées par la couleur rouge. Les opérations
bleues sont ainsi exécutées localement par chaque thread, puis répliquées de ma-
nière paresseuse, ce qui permet de rendre leur exécution particulièrement rapide. À
l’inverse, les opérations rouges doivent être sérialisées et exigent que les différentes
répliques du système se coordonnent afin de les appliquer dans le même ordre, ce
qui, par conséquent, ralentit leur mise en œuvre.

Pour aller plus loin dans l’optimisation, le modèle propose de décomposer les
opérations en deux parties distinctes : d’une part, une opération dite génératrice
sans effets de bord, qui est effectuée localement par le thread, et d’autre part, une
opération dite effective, générée par l’opération initiale, qui sera appliquée ulté-
rieurement à chaque réplique. L’opération effective a pour fonction d’appliquer les
effets de bords de l’opération génératrice. En dissociant ainsi la décision d’effec-
tuer une opération de son effet de bord, le modèle permet à un plus grand nombre
d’opérations de devenir commutatives.

L’exemple fourni illustrant cette notion est celui d’une banque où l’utilisateur
peut effectuer trois types d’opérations : deposit(x), withdraw(x) et accrue()
qui permet d’accumuler des intérêts. En principe, les opérations accrue() et
deposit(x) ne sont pas commutatives. Cependant, si l’on envisage que l’opé-
ration accrue() soit décomposée en une opération génératrice accrue() et une
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opération effective accrue(x), qui ajoute la somme des intérêts gagnés, alors dans
ce contexte précis, les opérations effectives accrue(x) et deposit(x) deviennent
commutatives.

Pour déterminer quelles opérations doivent être labellisées en bleu et lesquelles
doivent être labellisées en rouge, trois règles fondamentales sont appliquées :

— Toute paire d’opérations effectives non commutatives est labellisée rouge.

— Toute opération effective susceptible de violer un invariant est également
labellisée rouge (par exemple, withdraw(x) si l’on ne peut pas retirer une
somme supérieure au solde restant).

— Enfin, toutes les opérations qui ne sont pas rouges sont, par défaut, labellisées
bleues

En somme, le modèle RedBlue allie cohérence et performance en adaptant
le traitement des opérations selon leur importance, optimisant ainsi les systèmes
distribués. Le choix de l’architecture joue aussi un rôle important sur la capacité
d’un programme à passer à l’échelle.

Comprendre le lien entre synchronization et performance

Comme nous l’avons mentionné précédemment, la programmation parallèle est
difficile pour deux raisons. D’autre part, les opérations concurrentes doivent être
correctement orchestrées pour maintenir la correction du programme. D’autre part,
il est difficile d’utiliser pleinement les ressources matérielles disponibles. Sur ce se-
cond point, il est crucial d’identifier les goulots d’étranglement et interférences
entre threads lié au parallélisme. Une approche efficace ici est l’exécution diffé-
rentielle, qui compare les configurations associées aux exécutions rapides et lentes
d’une section de code répétée en parallèle. Bouksiaa et al. [10] introduisent un
outil qui utilise un score, le SCI (Slowdown Caused by Interference), pour mesurer
l’impact des interférences entre threads. Ce score est calculé en observant les dif-
férences de performance entre le temps d’exécution optimal (sans interférence) et
les autres exécutions, permettant de repérer les parties du code affectées par des
interférences.

Un autre travail sur ce sujet est celui de David et al. [13]. Dans cet article, les
auteurs examinent les mécanismes de synchronisation modernes, couvrant à la fois
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les aspects matériels (e.g., protocole de cohérence de cache) et logiciels (tels que
les verrous). Ce travail est réalisé sur plusieurs architectures, à la fois multicœurs
et multiprocesseurs. Il identifie que la synchronisation est onéreuse entre des cœurs
situés sur différents sockets est onéreux. C’est aussi le cas dans les architectures
NUMA, du fait du coût des accès mémoire distants. Par ailleurs, l’article montre
que la meilleure technique de synchronisation dépend du matériel et/ou du cas
d’usage. Ce résultat est corroboré par d’autres travaux postérieurs, comme par
exemple celui de Guiroux et al. [22] sur les verrous. De telles conclusions s’inscrivent
dans la ligne droite de ce travail de thèse dont l’objet est la spécialisation d’un
objet partagé à son cas d’usage.

Adapter le designs des systèmes de stockage

Les systèmes de stockage clé-valeur sont souvent utilisés par les applications
à grande échelle pour garantir de bonnes performances. Il existe de nombreux
designs adaptés à divers cas d’utilisation pour assurer une efficacité optimale du
programme. Cela peut aller de systèmes avec un seul serveur où les calculs sont
effectués localement, offrant une grande efficacité, à des systèmes géo-distribués
garantissant une scalabilité adaptable. Certains systèmes, comme Redis [68], sont
même à fil d’exécution unique, assurant simplicité et rapidité mais sans pouvoir
tirer parti du parallélisme multi-cœur. Dans les systèmes avec un seul serveur, le
modèle de calcul principalement utilisé est le modèle multi-cœur avec une archi-
tecture à mémoire partagée. Les systèmes géo-distribués avec plusieurs serveurs
exploitent peu ou pas l’architecture multi-cœurs de leurs serveurs. Un autre design
consiste à partitionner les clés dans des groupes sans chevauchement répartis sur
différents cœurs ou serveurs, permettant aux unités de calcul de travailler sans
avoir besoin de communiquer. Pour éviter un déséquilibre de charge de travail où
seul un groupe de clés est utilisé, un système de stockage clé-valeur comme MICA
[51] partitionne uniquement les écritures tout en permettant à toutes les unités de
calcul de lire n’importe quelle clé. De manière générale, les systèmes de stockage
clé-valeur avec un seul serveur garantissent un critère de cohérence fort comme la
linéarisabilité ou la sérialisabilité, tandis que ceux avec plusieurs serveurs garan-
tissent des critères de cohérence relâchés comme la cohérence causale. Cependant,
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les systèmes multi-serveurs peuvent garantir une cohérence forte en utilisant la
réplication de machine à états (State Machine Replication), où les serveurs ap-
pliquent et reçoivent les commandes dans le même ordre via des protocoles de
consensus comme Paxos [48] ou Raft [61]. L’utilisation de protocoles de consen-
sus pour maintenir un ordre total sur les opérations limite les performances d’un
programme.

Un exemple ; Anna

Wu et al. [78] introduisent Anna, un système de stockage clé-valeur qui assure
à la fois de bonnes performances et une bonne scalabilité. Pour ce faire, Anna
n’utilise pas un modèle à mémoire partagée, qui implique que les différentes unités
de calcul doivent se synchroniser, mais plutôt un modèle à passage de messages où
chaque unité de calcul maintient un état local de l’objet qui n’est modifié que par
elle-même. Dans ces modèles, les clés peuvent être assignées à une seule unité de
calcul ou à plusieurs ; on appelle cela respectivement une réplication à maître
unique ou une réplication à maître multiple.

Anna adopte une réplication à maîtres multiples, car bien que la réplication à
maître unique garantisse la cohérence des valeurs associées à chaque clé, elle impose
une contrainte sur la fréquence des modifications possibles pour chaque clé. Afin
de contourner le surcoût lié à la coordination du nombre d’opérations et à l’ordre
d’exécution des unités de calcul dans un modèle de passage de messages, Anna
s’appuie sur des treillis (ou lattices), ce qui permet de réaliser des changements
d’état de manière efficace. En effet, chaque réplique est représentée sous forme de
treillis, de sorte que l’ordre d’application des modifications n’influence pas l’état
final obtenu.

Un serveur dans Anna est structuré de la manière suivante : il est constitué d’un
ensemble de threads, chacun étant affecté à un processeur unique. Ainsi, le nombre
de threads est, au maximum, équivalent au nombre de processeurs disponibles. Ces
threads gèrent de manière asynchrone et efficace les requêtes de stockage clé-valeur
en surveillant en continu les requêtes entrantes, en les traitant, puis en enregistrant
les mises à jour des paires clé-valeur dans un ensemble de changements local. Par la
suite, ces mises à jour sont propagées aux maîtres des clés concernées, et l’ensemble
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de changements local est réinitialisé.

Grâce à l’utilisation de treillis, lorsqu’une clé avec plusieurs maîtres est modifiée
à plusieurs reprises, plutôt que d’envoyer chaque modification individuellement, ce
qui risquerait de saturer le réseau, le thread envoie uniquement le résultat de la
fusion de ces mises à jour. De plus, en offrant à l’utilisateur la possibilité de définir
de manière flexible la façon dont ces fusions sont réalisées, Anna permet de garantir
différents critères de cohérence selon les exigences du système.

Tester les objets partagés avec Lincheck

Après avoir sélectionné le critère de cohérence optimal pour améliorer les per-
formances de l’application, il est essentiel de mettre en œuvre un objet partagé
qui respecte ce critère. Koval et al. [44] ont développé Lincheck, un outil simple
qui invite les développeurs à spécifier les opérations que leurs objets effectuent,
puis génère une série de tests concurrents. Si une erreur se produit, l’outil renvoie
le scénario précis menant au résultat incorrect. Cela facilite considérablement le
processus de débogage en fournissant une trace d’exécution détaillée aboutissant
à l’erreur.

L’un des principaux avantages de Lincheck réside dans le fait qu’il ne demande
aux utilisateurs que de définir ce qu’ils souhaitent tester, sans exiger qu’ils pré-
cisent comment ces tests doivent être exécutés. Cela simplifie grandement la tâche
pour les développeurs qui cherchent à vérifier si un objet partagé comporte des
bogues. L’outil génère automatiquement plusieurs scénarios, les répète plusieurs
fois et vérifie si les résultats obtenus sont conformes à une exécution séquentielle,
garantissant ainsi que l’objet est linéarisable.

Pour des raisons de performance, Lincheck ne génère pas toutes les exécutions
séquentielles possibles. À la place, il construit un système de transitions label-
lisées (LTS), un graphe orienté où les nœuds représentent les différents états de
l’objet, et les arêtes, les opérations qui permettent de passer d’un état à un autre,
ainsi que le résultat de chaque opération. Le LTS est généré en manipulant l’objet
de façon séquentielle, et un scénario est considéré comme valide s’il correspond à
un chemin fini dans le LTS.

Pour utiliser Lincheck, le développeur doit spécifier l’instance de l’objet à tester
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et définir les opérations à évaluer. Lincheck propose également plusieurs options,
comme le nombre de threads, le nombre d’opérations par thread, le nombre de
scénarios et le nombre d’itérations par scénario. Les options permettent de tester
différents modèles de concurrence, y compris des modèles avec un seul producteur
et plusieurs consommateurs.

Il existe deux principales méthodes pour tester un objet partagé. La première,
StressOption(), consiste à exécuter l’objet avec plusieurs threads sous une charge
intense pendant une période donnée. Cette méthode déclenche de nombreuses
opérations simultanées pour simuler des conditions de concurrence réalistes. Bien
qu’elle ne garantisse pas la détection de toutes les anomalies possibles, elle est sou-
vent efficace pour mettre en évidence des problèmes apparaissant sous des charges
concurrentes élevées. La seconde méthode, ModelCheckingOption(), génère un
nombre limité d’ordonnancements pour les opérations spécifiées et introduit des
points de changement de contexte. Afin de maximiser la couverture des tests,
Lincheck priorise les ordonnancements non encore explorés à chaque nouvelle exé-
cution. En limitant le nombre d’ordonnancements, Lincheck parvient à maintenir
des temps de test raisonnables, quelle que soit la complexité du scénario ou de
l’algorithme. En définitive, plus la configuration des tests est étendue, c’est-à-dire
plus le nombre de scénarios évalués est élevé, plus l’outil a de chances de révéler
des bogues potentiels.

Tester les objets partagés en amont permet de vérifier leur correction, mais cer-
tains problèmes persistent, qui ne peuvent pas être résolus uniquement par cette
approche. Par exemple, les résultats des tests dépendent fortement de la machine
sur laquelle ils sont exécutés. Cela signifie qu’il est nécessaire de relancer une nou-
velle série de tests dès que la charge de travail de l’application évolue ou lorsqu’une
nouvelle machine est utilisée. Par ailleurs, le besoin d’implémenter chaque objet
à tester et de vérifier chaque charge de travail pour identifier d’éventuels goulots
d’étranglement représente un investissement de temps important.

La scalable commutativity rule

Clements et al. [11] introduisent et formalisent une règle visant à orienter le
choix des interfaces de programme afin de garantir leur scalabilité. Cette règle,
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connue sous le nom de scalable commutativity rule, stipule que lorsque plusieurs
opérations sont commutatives, il est possible de concevoir une implémentation sans
conflits lors de leur exécution.

Pour déterminer si une implémentation est scalable, il est essentiel de vérifier
qu’elle ne génère pas de conflits. À cette fin, les auteurs modélisent les opérations de
la manière suivante : chaque opération représente un pas de calcul qui fait évoluer
le système d’un état à un autre et produit une réponse. Deux pas de calcul entrent
en conflit s’ils accèdent au même composant dans un même état, et que l’un de
ces pas est une écriture. Une implémentation, composée de plusieurs pas de calcul,
produit ainsi une histoire. L’implémentation est considérée correcte, et l’histoire
valide, si les réponses générées respectent toujours une spécification donnée.

Pour formaliser la scalable commutativity rule, ils définissent une nouvelle forme
de commutativité qui prend en compte à la fois l’état du système et les arguments
des opérations concurrentes, appelée SIM -commutativité. Un ensemble d’opéra-
tions SIM-commute si chaque paire d’opérations au sein de cet ensemble commute
entre elle, et si les opérations exécutées après cet ensemble produisent les mêmes
effets de bords tout en conservant les mêmes valeurs de retour. Un ensemble d’opé-
rations SIM-commute si toutes les opérations de cet ensemble commutent deux à
deux et que les opérations effectuées après cette ensemble effectuent les mêmes
effets de bords et garde les mêmes valeurs de retour. Plus précisément, dans une
histoire H, si l’on désigne par Y cet ensemble d’opérations, par X l’ensemble des
opérations précédant Y , et par Z l’ensemble des opérations suivant Y , on dit que
Y SIM-commute dans H si, pour tout réordonnancement Y ′ de Y , la séquence
X||Y ||Z est légale si et seulement si X||Y ′||Z l’est également. Ainsi, si une partie
de l’histoire produite SIM -commute, alors il est possible de créer une implémen-
tation qui est capable de passer à l’échelle pour ces pas de calcul.

Cependant, les interfaces pouvant être complexes, il est souvent difficile de
déterminer quand les opérations SIM-commutent. Pour remédier à ce problème,
les auteurs ont développé un outil appelé COMMUTER. Cet outil se divise en
trois parties : Analyzer, qui analyse l’interface d’une application afin d’estimer
quelles opérations commutent et sous quelles conditions ; TestGen, qui génère des
tests pour ces opérations supposées commutatives ; et enfin MTrace, qui vérifie si
l’implémentation est effectivement sans conflits pour les tests générés.
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Résumé

Dans cette section, nous examinons divers mécanismes de synchronisation
modernes et leurs outils associés, en soulignant les avantages et inconvé-
nients. En particulier, nous présentons la mémoire transactionnelle, qui per-
met d’exécuter des blocs d’opérations de manière atomique. Nous étudions
le compromis entre cohérences forte et faible, via des approches telles que la
linéarisabilité des valeurs intermédiaires, la quasi-linéarisabilité ou encore le
modèle Red-Blue. Nous avons vu des cas d’usage de ce compromis, comme
par exemple le système de stockage clé-valeur Anna. Enfin, nous avons fait
une analyse de deux techniques récentes. D’une part, Lincheck qui permet
aux développeurs de tester une implémentation sans en avoir à écrire les
tests. D’autre part la règle de SIM-commutativité a été énoncée. Cette règle
stipule que si les opérations d’une interface commutent, il est possible d’im-
plémenter cette interface de manière scalable.

2.6 Conclusion du chapitre

Contexte

Les infrastructures informatiques modernes utilisent en nombre les systèmes
multiprocesseurs et multicœurs. La conception d’un programme parallèle capable
de passer à l’échelle sur ces architectures constitue un défi de taille pour les déve-
loppeurs. Comme nous l’avons vu dans ce chapitre, il existe de nombreuses façons
d’aborder l’écriture et la structuration d’un programme parallèle. Par exemple, an-
ticiper le nombre de données fréquemment accédées dans une application permet
d’adapter l’architecture sur laquelle ce programme sera exécuté, optimisant ainsi
l’utilisation de la hiérarchie mémoire. De même, partitionner les données entre les
différentes unités de calcul aide à éviter les conflits d’accès en mémoire. En ef-
fet, comme souligné en Section 2.2.2, quand les accès mémoire sont disjoints alors
le nombre d’opérations par seconde augmente conjointement avec le nombre de
threads effectuant des opérations.

Comme nous l’avons vu, plusieurs stratégies existent pour introduire du paral-
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lélisme dans un programme : exécuter des tâches de fond de manière asynchrone
grâce aux futures, créer des threads virtuels éphémères pour chaque tâche ou en-
core utiliser des verrous afin d’isoler les sections critiques du programme. Après
avoir fait ces choix, le développeur doit encore choisir les propriétés de correc-
tion indispensables au bon fonctionnement d’un programme parallèle, ainsi que
les conditions de progrès qui garantissent son avancement.

Notre étude a mis en lumière l’intérêt que présentent des critères de cohé-
rence faible, tels que la linéarisabilité des valeurs intermédiaires ou encore la quasi-
linéarisabilité. Néanmoins, bien que ces critères de cohérence puissent améliorer les
performances d’un programme en offrant une garantie de correction moins stricte
que celle de la linéarisabilité, ils exigent du développeur un certain niveau d’exper-
tise pour comprendre la multiplicité des entrelacements [56, 57]. C’est pourquoi
nos recherches se sont focalisées sur les objets garantissant une forte cohérence,
tels que la linéarisabilité et la cohérence séquentielle.

Problématique

Face à la difficulté de programmer les architectures parallèles modernes, il est
essentiel d’offrir un support language adapté aux développeurs d’applications. Des
bibliothèques d’objets partagés sont disponibles à cet effet dans de nombreux lan-
gages (telle que Boost en C++ [70]). Elles sont mis à disposition pour simplifier la
création et la gestion de la concurrence. Toutefois, les objets de ces bibliothèques
sont conçus pour un usage général. Cela a pour effet qu’ils ne sont pas toujours
optimisés pour des cas d’utilisation spécifiques. Certains développeurs experts ont
donc parfois recours à des objets ad-hoc afin de rendre leurs programmes plus
scalables.

Des outils comme Lincheck et COMMUTER aident ces développeurs à tester
leurs objets partagés ou à s’assurer que le programme peut passer à l’échelle, mais
comme nous l’avons vu, ces outils ont certaines limites. Premièrement, Lincheck
exige que l’objet soit déjà implémenté pour pouvoir être testé, ce qui représente
un effort de développement sans garantie que l’objet soit réellement adapté à son
utilisation. De plus, bien que Lincheck ne produise pas de faux positifs, il ne
permet pas de garantir qu’un objet ne générera jamais d’erreurs avec les options
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fournies à l’outil. Deuxièmement, COMMUTER permet de vérifier si les opérations
d’une interface sont commutatives, ce qui indique la possibilité d’implémenter cette
interface de manière à améliorer la scalabilité. Cependant, cette approche ne tient
pas compte de la fréquence d’utilisation des différentes opérations de l’interface.
Il se peut qu’un petit sous-ensemble d’opérations soit commutatifs, mais si ces
opérations sont fréquemment appelées, l’implémentation de cette interface peut
alors devenir pertinente. Contrairement à l’outil COMMUTER, notre approche
propose une méthode permettant de se focaliser sur les opérations les plus utilisées
de la spécification séquentielle. Par ailleurs, nous considérons aussi l’amélioration
de toutes les opérations à l’interface, même si certaines ne sont pas forcément
commutatives.

Suite de la thèse

Dans ce manuscrit, nous présentons, définissons et évaluons le principe d’ajus-
tement : ajuster un objet partagé permet de le rendre efficace pour un cas d’usage
spécifique. Pour ce faire, nous sondons d’abord de nombreuses bases de code afin
de mieux comprendre les usages et pratiques des objets partagés. Fort de cette
analyse, nous introduisons un outil comparatif, dit graphe d’indistinguabilité, qui
permet d’évaluer l’efficacité relative de deux objets partagés. Á l’aide de cet ou-
til, nous formalisons le principe d’ajustement. Ce principe est ensuite utilisé à
la construction de la bibliothèques d’objets ajustés DEGO. Nous montrons ensuite
l’intérêt de cette bibliothèque à l’aide de microbenchmarks et en utilisant une
application complexe de type réseau social.



Chapitre 3

Principe d’ajustement

Comme discuté précédemment, les systèmes multicœurs et multiproesseurs sont
largement répandus aujourd’hui dans les infrastructures informatiques. Afin de bé-
néficier au mieux des performances offertes par ces architectures, il est essentiel de
paralléliser les programmes. Les objets partagés ont un rôle pivot dans ce contexte.
Ils permettent d’orchestrer et de coordonner efficacement les différentes entités de
calcul (processus, threads) afin de permettre l’accès aux ressources partagées tout
en assurant l’intégrité des données.

Au cours de ce chapitre, nous allons introduire le principe d’ajustement. L’idée
centrale est de designer un objet partagé spécifiquement pour son usage dans un
programme en vue d’améliorer les performances.

Afin d’exposer cette idée, nous allons d’abord faire un état des lieux de l’usage
des objets partagés dans les programmes (Section 3.1). Plus précisément, nous al-
lons faire une analyse quantitative de plusieurs bases de code Java afin de connaître
comment les développeurs utilisent les objets partagés. À travers cette analyse,
nous verrons que (i) les objets partagés sont employés rarement mais dans des
classes clés des programmes, (ii) une faible partie de leur interfaces est utilisée
dans chaque cas applicatif, et (iii) certains développeurs experts ont déjà recours
à des objets ad-hoc pour des situations spécifiques dans lesquelles ils cherchent à
obtenir de meilleures performances.

Fort de cette analyse, nous allons ensuite introduire la notion d’objet ajusté.
Pour ce faire, nous allons d’abord présenter un outil théorique appelé graphe d’in-
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distinguabilité (Section 3.2). Ce graphe permet de caractériser la capacité d’un
objet partagé à différencier différents entrelacements d’opérations. Nous allons
montrer en quoi la densité de ce graphe et sa connexité sont liés à la possibilité
d’implémenter l’objet de manière scalable.

Ensuite, nous définirons le principe d’ajustement (Section 3.3). En un mot,
ajuster un objet revient à restreindre son interface (exprimer sous la forme d’un
sous-typage) et/ou à rendre asymétrique son utilisation par les threads. Nous
verrons comment un ajustement se traduit par une augmentation du nombre
d’arcs dans les graphes d’indistinguabilité de l’objet, et donc potentiellement en de
meilleures performances. Une fois ce principe défini, nous allons illustrer différents
types d’ajustements possibles. Ces exemples motiveront la bibliothèque d’objets
ajustés (DEGO) qui sera décrite et évaluée dans le prochain chapitre.

3.1 Usage des objets partagés

L’étude qui suit couvre les usages des objets partagés dans des bases de codes
représentatives pour le language Java. Cette étude est scindée en deux parties.
Tout d’abord nous allons faire une analyse statique de l’utilisation par les dévelop-
peurs de la fondation Apache de la bibliothèque d’objets java.util.concurrent
(Section 3.1.1). Ensuite, nous allons nous pencher sur l’existence d’objets ad-hoc
spécifiquement dédiés à l’obtention de performances supplémentiares pour des si-
tuations applicatives bien définies (Section 3.1.2).

3.1.1 Analyse de bases de code

Comme discuté précédemment, les systèmes multicœurs et multiproesseurs sont
aujourd’hui omniprésents dans l’informatique. Afin de maximiser les performances
offertes par ces architectures, il est essentiel de paralléliser les tâches et d’opti-
miser l’accès concurrent aux données partagées. En conséquence, l’usage des ob-
jets partagés a considérablement augmenté dans les programmes modernes. Afin
d’illustrer cette tendance, nous avons réalisé une analyse statique approfondie sur
50 projets d’envergure issus de la fondation Apache, tous hébergés sur GitHub.
L’analyse porte spécifiquement sur les objets partagés suivants : AtomicLong,
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ConcurrentLinkedQueue, ConcurrentSkipListSet et ConcurrentHashMap.

Un usage en augmentation

Dans un premier temps, nous avons recensé le nombre de déclarations de ces ob-
jets partagés ainsi que leurs proportions au sein de ces projets. En Figure 3.1, nous
reportons les résultats de cette analyse pour ConcurrentHashMap. Les résultats
sont similaires pour les trois autres structures de données.

Cette figure montre les résultats de l’analyse au cours des dix dernières années.
L’axe des ordonnées s’étale de 2015 à 2024. En abscisse, nous avons indiqué (à
gauche) le nombre moyen de déclarations de ConcurrentHashMap, et (à droite)
le pourcentage que ces déclarations représentent sur la base de dans son ensemble.

De manière générale, on observe une augmentation progressive du nombre de
déclarations de ConcurrentHashMap. Ceci témoigne d’une adoption croissante de
cette structure de données pour gérer le parallélisme. Ainsi, de 2015 à 2024, le
nombre de déclarations a bondi, passant de 46 déclarations en moyenne à 116 par
projet.

Toutefois, il est pertinent de noter que, bien que le nombre d’objets partagés
augmente, cette proportion reste relativement faible dans l’ensemble des projets
analysés. Dans la figure Figure 3.1, les déclarations de ConcurrentHashMap re-
présente (en moyenne) moins de 1 % de l’ensemble des déclarations sur le projet.
Ainsi, si on considère ces chiffres au regard du nombre de lignes de code, il s’agit
d’une croissance de 25% en dix ans.

Ayant un rôle central

Pour évaluer si ces objets sont centraux dans les programmes malgré leur faible
représentation, nous avons examiné les 20 fichiers les plus modifiés au cours des
dix dernières années. Puis, nous avons déterminé si ces fichiers utilisent ou non des
objets de la bibliothèque java.util.concurrent. Les résultats de cette fouille sont
présentés dans la Figure 3.2.

Sur l’axe des abscisses, on retrouve les 50 projets de la fondation Apache,
chaque colonne de la matrice représentant les 20 fichiers les plus modifiés de chaque
projet. En bleu, les fichiers utilisant des objets de la bibliothèque java.util.concurrent,
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Figure 3.1 – Nombre moyen et proportion des déclarations de
ConcurrentHashMap dans 50 projets de la fondation Apache de 2015 à
2024 (données extraites de GitHub).

et en orange, ceux qui n’en contiennent pas. L’intensité de la couleur reflète la fré-
quence de modification d’un fichier : plus la couleur est sombre, plus le fichier a
été modifié (nombre de commits).

Comme l’indique la figure, les fichiers utilisant des objets de java.util.concurrent
constituent presque la moitié des fichiers les plus modifiés. Ainsi, bien que le
nombre d’objets partagés déclarés reste faible, ils apparaissent fréquemment dans
les fichiers centraux au développement de programmes parallèles. C’est aussi pour
cette raison que de nombreuses bibliothèques d’objets partagés existent, malgré
leur faible représentation dans le code.

Avec des opérations privilégiées

Nous mentionnons à la fin du Chapitre 2 que les bibliothèques d’objets partagés
sont conçues pour faciliter la programmation parallèle pour un large éventail de
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Figure 3.2 – Analyse des 20 fichiers les plus modifiés dans 50 projets de la
fondation Apache entre 2015 et 2024

développeurs. En conséquence, les objets partagés proposent une interface étendue
avec des fonctionnalités complexes. Cela s’explique par le fait que l’interface doit
couvrir une grande diversité d’utilisations possibles, adaptées à une vaste gamme
d’applications. Cependant, dans la majorité des cas, nous avons observer qu’une
application n’exploite qu’une partie très restreinte de l’interface.

Pour démontrer empiriquement ce fait, nous avons analysé la répartition des
méthodes utilisées dans les différents projets, les classes dans lesquelles ces mé-
thodes sont appelées, ainsi que l’utilisation ou non de la valeur de retour de ces
appels. La Figure 3.3 illustre les usages observés pour les types de données sus-
mentionnés. Pour des raisons de clarté, seules les méthodes représentant plus de
10% des appels totaux sont affichées dans cette figure. Celles qui représentent
moins de 5% des appels ont été regroupées dans le segment intitulé autres.

Nous constatons, de manière générale, que seul un sous-ensemble de l’interface
d’un objet est effectivement utilisé. Par ailleurs, certaines méthodes sont appe-
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Figure 3.3 – Utilisation de quatre objets partagés dans 50 projets
Java open source. De gauche à droite, les classes ConcurrentHashMap,
ConcurrentSkipListSet, ConcurrentLinkedQueue et AtomicLong.

lées de manière significativement plus fréquente que d’autres. Ainsi, parmi les 34
méthodes disponibles dans AtomicLong, seulement trois d’entre elles représentent
67.5% des appels. De même, sur les 60 méthodes de ConcurrentHashMap, trois
comptent pour 55.99% des utilisations. Concernant ConcurrentLinkedQueue et
ConcurrentSkipListSet, ces proportions atteignent respectivement 59.99% et
65.62%.

Dans la Figure 3.4, l’axe des ordonnées répertorie les méthodes utilisées à tra-
vers différentes classes. Pour chaque méthode, la figure précise si la valeur de retour
est utilisée (+) ou non (×). Cette figure illustre l’utilisation de AtomicLong dans
les classes du projet Apache Cassandra. Des observations similaires peuvent être
faites pour les autres types de données dans d’autres programmes.

Il est intéressant de noter que certaines méthodes, comme incrementAndGet

et get, ont tendance à être invoquées dans les mêmes classes. Les deux méthodes
les plus fréquemment utilisées sont appelées conjointement dans 29.5% des classes
pour AtomicLong, dans 40% des cas pour ConcurrentSkipListSet et dans
45.2% pour ConcurrentHashMap. De plus, il est frappant de constater que dans
de nombreux cas, des méthodes comme incrementAndGet et addAndGet ne font
pas usage de leur valeur de retour.

En conclusion, cette analyse révèle qu’il existe des opportunités d’utiliser des
objets spécifiques pour les besoins spécifiques d’un programme. Dans la section ci-
après, nous allons faire un recensement de certains de ces objets ad-hoc construits
par des développeurs experts.
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3.1.2 Objets ad-hoc

Suite à cette analyse, une question intéressante survient : si l’intégralité de
l’interface n’est pas utilisé, est-il possible de proposer une version optimisée de
l’objet, adaptée aux besoins spécifiques de l’application ? Nous pouvons répondre
par l’affirmative à cette question. En effet, plusieurs développeurs expérimentés
ont déjà adopté une telle approche. C’est à dire qu’ils ont conçu des objets ad-
hoc spécialisés pour certains cas d’usage applicatifs, le but étant de maximiser les
performances. Nous allons voir quelqu’uns de ces objets à travers de cette section.

Une référence write-once

Le Listing 3.1 illustre un exemple concret tiré du projet Concurrentli de Lin-
kedin [52], où les développeurs ont conçu une version spécialisée de la classe
AtomicReference, baptisée AtomicWriteOnceReference. Cette implémenta-
tion est optimisée pour des scénarios où la référence n’est écrite qu’une seule fois,
c’est-à-dire qu’une fois la valeur initiale est définie, elle ne peut plus être modifiée.
Dans cette version spécifique, la stratégie d’optimisation repose sur l’utilisation du
cache du processeur pour accroître les performances.
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1 public class AtomicWriteOnceReference<T> {
2 private T _cachedObj = null;
3 private volatile T _obj = null;
4

5 public T get() {
6 if (_cachedObj != null) return _cachedObj;
7 _cachedObj = _obj;
8 return _cachedObj;
9 }

10

11 public boolean set(T value) {
12 if (!trySet(value))
13 throw new IllegalStateException("Value has already been

set");
14 return true;
15 }
16

17 public boolean trySet(T value) {
18 if (get() != null) return false;
19 if (!UPDATER.compareAndSet(this, null, value)) return false;
20 _cachedObj = value;
21 return true;
22 }
23

Listing 3.1 – Extrait de la librairie Concurrentli

De manière plus détaillée, la méthode get() regarde le contenu de la variable
_cachedObj (lignes 6-7). Si la variable est initialisée, son contenu est retournée.
Dans le cas contraire, le thread accède à la variable _obj qui contient la référence
atomique à l’objet. Pour garantir l’atomicité cette variable est volatile, assurant
donc que toute mise à jour est visible immédiatement. Toutefois cela à un coût
et requiert des barrières en lecture et en écriture, comme nous l’avons vu en Sec-
tion 2.3.4. A contrario, la variable _cachedObj n’a pas de propriété spécifique ce
qui permet d’y acccéder efficacement.

Notons que la classe AtomicWriteOnceReference s’assure que la référence
est initialisée au plus une fois. Pour ce faire, la méthode set() effectue une
comparaison atomique via l’utilisation du champ UPDATER (ligne 19), de type
AtomicReferenceFieldUpdater fourni par le JDK. Cet appel garantit l’unicité
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1 public void add(long x) {
2 Cell[] cs; long b, v; int m; Cell c;
3 if ((cs = cells) != null || !casBase(b = base, b + x)) {
4 int index = getProbe();
5 boolean uncontended = true;
6 if (cs == null || (m = cs.length - 1) < 0 ||
7 (c = cs[index & m]) == null ||
8 !(uncontended = c.cas(v = c.value, v + x)))
9 longAccumulate(x, null, uncontended, index);

10 }
11 }
12

Listing 3.2 – Implémentation de la méthode add(x) du LongAdder de la
bibliothèque java.util.concurrent.

de l’écriture en utilisant la primitive de synchronization compareAndSet. En cas
de tentative d’écriture après son initialisation, une exception est levée.

Un compteur parallèle

Lorsque les opérations de modification sur un objet sont commutatives, il pa-
raît intéressant de paralléliser les accès à cet objet en permettant à différents
threads de manipuler des parties distinctes de l’objet. Cela réduit la contention
entre threads. Dans la bibliothèque java.util.concurrent.atomic, la classe
abstraite Striped64 illustre ce principe en utilisant une structure dynamique,
le tableau cells, constitué de plusieurs instances de Cell. Ces cellules agissent
comme des "compartiments" qui répartissent la charge, allégeant ainsi la pression
concurrentielle initialement sur un seul point.

Le Listing 3.2 présente l’utilisation de cette classe abstraite par LongAdder,
un compteur pouvant être incrémenté, décrémenté, consulté ou réinitialisé de ma-
nière efficace. L’implémentation de la méthode add est décrite dans ce listing afin
d’analyser comment la contention est réduite. Lorsque plusieurs threads doivent
modifier la valeur du compteur, celui-ci essaye d’abord de limiter la contention
via plusieurs mécanismes. Initialement, un thread tente d’ajouter une valeur x en
vérifiant si le tableau cells est nul ou en essayant de modifier la base du compteur
de façon atomique à l’aide d’une opération CompareAndSwap (abbrégé en CAS). Si
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la modification est réussie, la méthode se termine.

Cependant, si le thread rencontre de la contention (parce que le CAS échoue)
ou voit que le tableau de cellules est initialisé. Le thread calcule ensuite un index
pour sélectionner une cellule spécifique dans ce tableau cells (ligne 4). Cet index
est utilisé pour assigner un emplacement où la modification peut être effectuée de
manière plus localisée, réduisant ainsi le conflit avec les autres threads.

Avant d’accéder à cette cellule, le thread vérifie plusieurs conditions : il s’assure
que le tableau cells est bien initialisé et qu’il possède une taille valide (ligne 6).
Si ce n’est pas le cas, la méthode longAccumulate est appelée pour soit créer le
tableau, soit ajuster sa taille pour accueillir plus de cellules et ainsi mieux distribuer
les mises à jour.

Si le tableau est valide, le thread tente d’accéder à la cellule qui lui est as-
signée (ligne 7). Si celle-ci est déjà occupée ou n’existe pas encore, la méthode
longAccumulate est encore invoquée pour ajuster ou initialiser cette cellule. En-
fin, le thread tente d’appliquer sa mise à jour via un CAS (ligne 8). En cas d’échec
de cette opération (par exemple si plusieurs threads accèdent simultanément à la
même cellule), la taille du tableau cells sera augmentée, permettant ainsi une
meilleure distribution des threads dans des cellules distinctes et réduisant la pro-
babilité de collisions futures.

Ainsi, cette approche permet de réduire la contention, tout en offrant une
capacité d’adaptation dynamique à une charge concurrentielle croissante. Dans le
Chapitre 4 nous testons et comparons les performances du LongAdder avec un
compteur concurrent classique de la librairie java.util.concurrent ainsi qu’avec une
de nos propre implémentation d’un compteur partagé.

Une file optimisée

Il est possible d’optimiser un objet partagé en fonction de la partie de son inter-
face utilisée. Dans ce cas, certaines opérations vont être rendues légèrement moins
efficaces afin de maximiser les performances des opérations utilisées fréquemment.
Dans le Listing 3.3, tiré d’Apache Ignite, l’implémentation d’une FastSizeDeque
est utilisée pour améliorer les performances de la méthode size(), qui retourne
le nombre d’éléments présents dans la file.
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Dans une implémentation classique de Deque, le calcul de la taille implique
de parcourir toute la structure, depuis la tête de la file jusqu’à la queue, ce qui
donne à la méthode size() une complexité en O(n), où n est le nombre d’élé-
ments. Cette approche devient inefficace pour des files volumineuses, surtout si la
méthode size() est appelée fréquemment. Á la place, la classe FastSizeDeque

optimise ce procédé en utilisant un compteur basé sur le LongAdder. Ce comp-
teur est incrémenté à chaque ajout d’un élément et décrémenté à chaque retrait.
Ainsi, la méthode size() atteint une complexité constante de O(1), ce qui la rend
extrêmement rapide, même lorsque la taille de la file devient très grande. Cette
optimisation présente un compromis : les opérations d’ajout et de retrait peuvent
être légèrement moins performantes en raison de la gestion du compteur. Toutefois,
dans les contextes où la méthode size() est fréquemment appelée, cette approche
améliore significativement les performances globales.

Dans les systèmes distribués comme Apache Ignite, il est fréquent que des
mises à jour soient envoyées de manière asynchrone d’un nœud à un autre. Dans ce
contexte la FastSizeDeque peut être utilisée pour jouer le rôle de tampon (buffer).
Ce tampon accumule les mises à jour et les envoie lorsqu’il atteint une taille limite
prédéfinie, optimisant ainsi les échanges réseau en réduisant la fréquence des envois.
Dans ce type de mécanisme, la méthode size() est sollicitée de manière répétée
afin de vérifier la capacité du tampon avant chaque envoi. Il devient donc crucial
d’optimiser les performances de cette méthode, car son efficacité influe directement
sur le comportement global du système. Une méthode size() trop lente pourrait
devenir un goulot d’étranglement, impactant la rapidité de traitement des mises à
jour et l’efficacité des communications entre les nœuds. Dans cette utilisation de la
FastSizeDeque, seul un sous-ensemble de la spécification séquentielle est utilisé
à un instant donné (à savoir, offer et size).

En somme, l’utilisation d’une structure de données comme FastSizeDeque,
permet de concilier gestion efficace des tampons et optimisation des ressources
dans des environnements concurrents comme ceux rencontrés dans Apache Ignite.
Ainsi, la FastSizeDeque illustre bien l’idée selon laquelle une optimisation ciblée
peut transformer des opérations coûteuses en opérations plus efficaces, selon les
besoins spécifiques de l’application.



90 CHAPITRE 3. PRINCIPE D’AJUSTEMENT

1 private final Deque<E> deque;
2

3 private final LongAdder adder = new LongAdder();
4

5 ...
6

7 @Override public boolean offer(E e) {
8 boolean res = deque.offer(e);
9

10 if (res)
11 adder.increment();
12

13 return res;
14 }
15

16 @Override public E poll() {
17 E res = deque.poll();
18

19 if (res != null)
20 adder.decrement();
21

22 return res;
23 }
24

25 public int sizex() {
26 return adder.intValue();
27 }
28 ...
29

Listing 3.3 – Extrait de l’implémentation de la FastSizeDeque du projet Apache
Ignite.

Autre exemple de file

Il est possible d’adapter l’implémentation d’un objet partagé lorsqu’on constate
une utilisation asymétrique de sa spécification séquentielle, c’est-à-dire lorsque les
threads n’utilisent pas tous le même ensemble d’opérations. Dans ce contexte, la
MpscLinkedQueue du projet JCTools constitue un exemple pertinent, offrant une
file chaînée avec plusieurs producteurs et un seul consommateur, ce qui n’est pas
nativement pris en charge efficacement dans le JDK.
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La classe MpscLinkedQueue optimise l’opération remove(Object o) en pro-
fitant de l’absence de retraits concurrents, permettant ainsi au consommateur
unique de gérer les suppressions internes de manière simplifiée. En détail, la mé-
thode offer de cette structure peut être appelée simultanément par plusieurs
threads, chacun tentant d’ajouter un nœud à la file. Afin d’ordonner ces ajouts,
les threads essayent de mettre à jour le premier nœavec un appel à la méthode
(AtomicReference.compareAndExchange), ce qui garantit qu’un seul thread à
la fois peut ajouter un nœud à la liste.

Une fois insérés, les éléments sont supprimées par le thread unique, lequel
enlève les nœuds sans synchronisation explicite s’il sont avant le dernier nœuds.
Lorsqu’il s’agit de retirer le dernier nœud, le consommateur tente de le remplacer
par le précédent via un appel à compareAndExchange. En cas d’échec de cette
opération, le consommateur attend alors que le thread qui ajoute un nœud termine
son insertion en vérifiant que le nœud suivant du nœud producteur devient non
nul. Cette construction n’est donc pas wait-free. Si un producteur est interrompu
juste avant d’attacher son nouveau nœud à la file, il crée une "bulle" qui bloque
la progression du consommateur, lequel doit attendre la fin de l’insertion pour
poursuivre le parcours de la file.

3.1.3 Conclusion de l’étude

Cette étude approfondie des objets partagés dans 50 projets open source de
la fondation Apache révèle que, bien que leur utilisation reste relativement limi-
tée en nombre, ces objets jouent un rôle crucial dans le développement parallèle
moderne. Le recours croissant aux objets partagés s’explique par la nécessité d’op-
timiser la gestion des ressources partagées dans des environnements multicœurs et
multiproesseurs, omniprésents aujourd’hui.

L’analyse statistique montre une augmentation progressive de l’utilisation des
objets partagés, notamment la ConcurrentHashMap, au cours des dix dernières
années, reflétant une adoption croissante des structures concurrentes pour résoudre
des problèmes de synchronisation et de performance. Néanmoins, malgré leur im-
portance dans la gestion efficace du parallélisme, la proportion de ces objets reste
faible dans les projets globaux, représentant moins de 1 % des déclarations totales.



92 CHAPITRE 3. PRINCIPE D’AJUSTEMENT

Cependant, l’étude des 20 fichiers les plus modifiés dans chaque projet révèle que
les objets de java.util.concurrent apparaissent souvent dans des fichiers centraux et
fréquemment modifiés. Ce constat souligne que ces objets, bien que peu nombreux,
sont concentrés dans des fichiers essentiels au développement de programmes pa-
rallèles et, par conséquent, jouent un rôle de pivot dans ces programmes. En effet,
les fichiers utilisant ces objets sont souvent plus modifiés, ce qui témoigne de leur
importance dans les ajustements et les améliorations continues des projets.

L’étude des méthodes spécifiques des objets partagés a permis d’observer une
utilisation asymétrique de leurs interfaces : seules quelques méthodes sont fré-
quemment appelées, tandis qu’une large part de leurs fonctionnalités reste sous-
exploitée. Cette observation ouvre la voie à des optimisations ciblées pour adapter
les objets aux besoins spécifiques de chaque application. Des objets ad-hoc, comme
l’AtomicWriteOnceReference dans le projet LinkedIn ou la FastSizeDeque

dans Apache Ignite, illustrent cette tendance à spécialiser les méthodes pour op-
timiser les performances. Ces objets spécialisés permettent une réduction de la
contention et une meilleure gestion des ressources.

Dans les sections qui viennent, nous allons proposer un canevas formel pour
comprendre ces objets spécialisés, dits ajustés par la suite. Ce canevas comprend la
notion de graphe d’indistinguabilité qui capture la capacité de l’objet à discerner
des entrelacements d’opérations distincts. Nous allons définir la notion d’ajuste-
ment, qui sera interprété comme une augmentation de la densité, ou de la connexité
du graphe.

Résumé

Les objets partagés occupent une place limitée mais essentielle dans les bases
de codes. En particulier, il permettent de révéler le plein potentiel des archi-
tectures parallèles, multicœurs et multiproesseurs, modernes. Dans certains
cas, des objets ad-hoc sont spécialisés par des programmeurs experts afin
de mieux répondre aux besoins de synchronisation et de performance d’un
programme.
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3.2 Graphe d’indistinguabilité

L’analyse que nous avons faite plus haut indique que les objets partagés jouent
un rôle essentiel dans les applications informatiques modernes. Afin d’améliorer les
performances de ces objets, les développeurs font parfois usage d’implémentations
ad-hoc, propres aux cas d’usage rencontrés. On parlera d’objets ajustés. Dans cette
section, nous allons présenté les bases théoriques des objets ajustés. Pour ce faire,
nous allons introduire un nouvel outil, le graphe d’indistinguabilité, construit à
partir de la spécification séquentielle d’un objet partagé. A l’aide de cet outil,
plusieurs résultats seront énoncés qui permettent de jauger la propention d’un
objet à passer à l’échelle (scalabilité). Notons que pour des raisons de facilité de
lecture les preuves de ces résultats apparaissent en annexe.

3.2.1 Modèle de calcul

On se positionnne dans le modèle de calcul distribué standard basé sur la
mémoire partagée. Ce modèle est détaillé en Annexe A, et est rappelé dans ce qui
suit.

On considère un ensemble de n ≥ 2 threads qui communiquent via des objets
partagés. Chaque objet respecte une spécification séquentielle, également connue
sous le nom de type de données. Pour un objet O, nous notons O.T son type
de données. Les objets fondamentaux de ce modèle sont les registres, auxquels les
threads ont accès pour lire et écrire. En outre, la mémoire met à disposition des
primitives de synchronisation communes, telles que compare-and-swap et test-and-
set, pour permettre la mise à jour des registres.

Les registres servent à l’implémentation d’objets de niveau supérieur, tels que
les map, les files et les arbres. Nous nous concentrons ici sur les objets qui sont à
la fois déterministes, linéarisables et sans attente.

Certains objets peuvent présenter des usages restreints. Par exemple, ils peuvent
être conçus pour un usage unique (dit one-shot, ce qui signifie que chaque thread
ne peut les appeler qu’une seule fois, contrairement aux objets conçus pour une
utilisation prolongée (dit long-lived). Une autre restriction concerne la partie de
l’interface accessible à chaque thread. Les registres à écrivain unique et lec-
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teurs multiples (SWMR) sont un exemple courant dans la littérature [47]. Pour
modéliser ces restrictions, nous introduisons la notion de permissions d’accès
définie par une relation O.m pour chaque objet O. Cette relation définit les opé-
rations que chaque thread est autorisé à exécuter. Par simplicité, on considèrera
que chaque opération définit par le type de données O.T doit être exécutable par
au moins un thread.

Les threads peuvent accéder à des registres communs lorsqu’ils utilisent un
objet partagé. Lorsqu’un tel accès se produit et qu’un registre est mis à jour,
on parle de conflit. Plus précisément, deux opérations c et d, effectuées par des
threads distincts, sont en conflit lorsqu’elles accèdent à un registre commun que
l’une d’elles met à jour. A l’inverse, si c n’entre pas en conflit avec d, alors c est
dite sans conflits (en anglais, conflict-free) avec d. Les opérations c et d sont
dites en conflit de mise à jour (update-conflict) lorsqu’elles mettent toutes les
deux à jour le même registre [74]. L’opération c est qualifiée d’invisible pour d si
elle n’effectue pas de mise à jour sur un registre lu par d [5]. Lorsqu’il n’y a pas
de conflits pour toute paire d’opérations, l’implémentation est dite sans conflits.
Dans ce cas, les données partagées sont en lecture seule. Si les threads n’accèdent
pas à un registre commun, l’implémentation est dite parallèle à accès disjoints
(en anglais, disjoint access parallelism, aka., DAP). On dira aussi qu’elle est share
nothing.

Pour rappel, une implémentation est scalable lorsqu’elle améliore ses perfor-
mances avec l’augmentation du nombre de threads. En pratique, plusieurs para-
mètres peuvent influencer la capacité d’une application à être scalable, tels que la
taille et la localité de l’ensemble des données. Lorsque la charge de travail est suf-
fisamment parallèle, le facteur clé est le taux de conflit. Sur le matériel moderne,
une implémentation peut passer à l’échelle lorsque les conflits sont rares. Nous
avons vu ceci lors du Chapitre 2. Il est donc crucial de comprendre dans quels cas
une telle implémentation pour un objet partagé est réalisable.

3.2.2 Motivation

En calcul distribué, un objet central est le consensus, qui permet à un groupe
de threads de s’accorder sur une valeur commune. Pour un type de données T , le
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nombre maximal de threads pouvant parvenir à un accord en utilisant des objets
de type T et des opérations de lecture/écriture sur des registres est défini comme
le nombre de consensus de T . Ce nombre est noté CN (T ), et nous notons
CN k l’ensemble des objets partagés ayant un nombre de consensus égal à k. Par
exemple, les registres appartiennent à CN 1, signifiant qu’ils sont trop faibles pour
résoudre l’accord. En revanche, des objets comme les files permettent d’atteindre
un consensus entre plusieurs threads [24]. Par la suite, on dira d’une opération c

de T qu’elle possède un pouvoir de consensus si T , restreint à cette opération,
a un nombre de consensus supérieur à 1.

Le nombre de consensus d’un objet partagé capture sa capacité de synchroni-
sation. Cependant, il n’est pas un bon indicateur de la capacité d’un objet à passer
à l’échelle. Ce résultat est bien connu de la littérature. Par exemple, prenons le cas
des objets appartenant à CN 1. Un objet snapshot (capture d’état global) nécessite
un nombre d’étapes de l’ordre de Ω(n) lorsqu’il est implémenté sur des registres
partagés [16]. À l’inverse, un max register capable de stocker jusqu’à m valeurs
peut être implémenté en O(min(n, log(m))) étapes [3]. Bien que ces deux objets
performent différemment quand le nombre de threads augmente, ils appartiennent
tous les deux à CN 1.

De ce qui précède, nous avons donc besoin d’un indicateur permettant de me-
surer la disposition d’un objet partagé à passer à l’échelle. Dans ce but, nous in-
troduisons le graphe d’indistinguabilité, une structure construite à partir du type
de données de l’objet en question. Ce graphe capture les interactions entre les
opérations des threads sur l’objet partagé.

Dans la suite de ce chapitre, nous allons expliquer le lien entre l’évolution des
performances d’un objet quand la taille du système augmente (scalabilité) et la
densité du graphe d’indistinguabilité. En effet, la manière dont les opérations d’un
objet interagissent — représentée par la densité des arêtes dans ce graphe — a un
impact direct sur la capacité de l’objet à passer à l’échelle.

3.2.3 Définition

Considérons un objet de type T , un état s et un multiensemble d’opérations,
noté B, c’est-à-dire un ensemble où les répétitions d’opérations sont permises. Soit
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x une permutation des éléments de B, aussi notée x ∈ perm(B), et soit c un
élément de B. La réponse de c à partir de l’état s correspond à la valeur retournée
par c après avoir appliqué toutes les opérations précédentes dans x, jusqu’à c, en
partant de l’état initial s.

Deux permutations, notées x et x′, sont dites indistinguables de s pour une
opération c si les conditions suivantes sont remplies :

— L’opération c retourne la même valeur dans les deux permutations.

— Il existe un état commun s′ accessible après l’exécution de c dans les deux
permutations x et x′.

Nous écrivons alors x
c,s∼ x′. Cette relation est symétrique. Pour simplifier, nous

omettons parfois c et s, et notons simplement x ∼ y lorsque cela est clair dans le
contexte.

Une représentation utile de cette relation est le graphe d’indistinguabilité.
Pour un état s donné et un multiensemble B, les nœuds du graphe GT (B, s) cor-
respondent à toutes les permutations possibles de B. Il existe une arête entre deux
nœuds x et x′ dans ce graphe, labellisé par les opérations C, si et seulement si x
et x′ sont indistinguables de s pour toutes les opérations c ∈ C.

La classe d’indistinguabilité d’une permutation x dans l’état s, notée [x]Bs ,
est la composante connexe du graphe GT (B, s) à laquelle x appartient. En d’autres
termes, c’est l’ensemble des permutations de B contenant x qui sont indistinguables
deux à deux à partir de l’état s.

Une opération c est dite labellisante dans le graphe GT (B, s) si elle est utilisée
pour labelliser toutes les arêtes du graphe. Lorsque le multiensemble B et l’état s
sont clairs dans le contexte, ces notations sont abrégées en GT et [x].

Ces concepts s’étendent naturellement aux objets partagés. Plus précisément,
soit O un objet quelconque, les graphes d’indistinguabilité de O, notés ΓO, sont des
graphes GT (B, s), où s est un état possible de O.T , et B respecte les permissions
d’accès O.m. Cela signifie que chaque thread t est associé à une opération unique
cp dans B, et que cp est autorisée pour t par O.m[p].
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x1 = abc l = {a, b}
x2 = acb l′ = {c}
x3 = bac l′′ = {a, b, c}
x4 = bca l̂ = {a}
x5 = cab l̂′ = {b}
x6 = cba
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Figure 3.5 – De gauche à droite, G(a, b, c) d’une référence (a = set(1),
b = set(2), c = get()), d’un set (a = add(1), b = add(1), c = contains(1)) et d’un
compteur (a = inc(1), b = inc(3), c = inc(5)). Le label par défaut pour une arête

est l.

Un exemple

La Figure 3.5 illustre les notions décrites précédemment, en présentant les
graphes d’indistinguabilité de trois types d’objets courants : une référence, un set,
et un compteur. Ces objets sont formellement spécifiés dans la deuxième colonne
de la Table 3.1. La figure montre comment les opérations {a, b, c} appliquées à
partir de l’état initial engendrent un graphe d’indistinguabilité.

Dans ce graphe, on retrouve un total de 3! = 6 nœuds, correspondant aux
permutations des trois opérations.

Pour l’objet de type référence (Figure 3.5a), le graphe est complet puisque
l’opération set ne renvoie pas de réponse. Toutes les arêtes du graphe sont la-
bellisées par défaut avec l’ensemble d’opérations l = {a, b}. Lorsque l’opération
set précède directement l’opération get , cette dernière renvoie la même réponse.
Ainsi, l’opération c labellise les arêtes reliant les paires de nœuds (x1, x4), (x2, x3),
et (x5, x6).

Passons maintenant à l’objet de type set (Figure 3.5b). Lorsque l’opération
c = contains(1) n’est pas la première à être exécutée, elle devient labellisante, car
dans ce cas, elle renvoie toujours true. Cette opération labellise également l’arête
entre x5 et x6, car elle ne peut pas observer l’ordre des deux autres opérations.
De plus, lorsque les deux opérations add sont effectuées dans le même ordre, leurs
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réponses ne changent pas. Dans ces situations, a et b sont elles aussi labellisantes.

Enfin, la figure la plus à droite illustre les incréments de valeurs 1, 3 et 5

appliqués à un compteur. Pour chaque permutation donnée, la dernière opération
voit le même résultat si les deux précédentes sont échangées. Cela explique la
présence de 6 arêtes au total.

3.2.4 Distinguabilité

Comme on peut l’observer dans Figure 3.5, tous les graphes d’indistinguabilité
sont connexes par arcs. Il existe donc qu’une seule classe d’indistinguabilité pour
ces exemples. En général, le nombre maximum de classes d’indistinguabilité est
égal à |B|, car si deux permutations x et y partagent la même première opération
(x[0] = y[0]), alors [x] = [y].

Lorsqu’un type de données T a la capacité de distinguer jusqu’à l classes d’in-
distinguablité parmi k = |B| opérations, on dit que T est D(k, l). Il est facile de
voir que si T est D(k, l), il est au plus D(k, l + 1). Par exemple, un compteur est
D(2, 2) mais seulement D(3, 1), car la troisième opération ne peut pas distinguer
comment les précédentes ont été ordonnées (Figure 3.5c). C’est également le cas
pour un set (Figure 3.5b) et l’objet fetch-and-increment.

Dans ces exemples, la transition clé est vers D(k, 1). Ci-dessous, nous établis-
sons que lorsque cette transition existe et que T est lisible, c’est-à-dire que n’im-
porte quel thread peut récupérer l’état le plus récent, k est le nombre de consensus
de T .

Theorem 1. Considérons un type de données lisible T /∈ CN 1. Alors, CN (T ) =

max{k : ∃l ≥ 2 · T ∈ D(k, l)}

Ce résultat est à rapprocher de celui de Ruppert [67] qui caractérise le nombre
de consensus des objets read-modify-write disposant d’une opération de lecture. Il
diffère de ce dernier dans le sens où nous considérons des objets quelconques et non
simplement read-modify-write. La technique de preuve est toutefois très similaire
(voir Annexe B.1).
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3.2.5 Prédire la mise à l’échelle

Les résultats qui suivent posent les bases de l’analyse des graphes d’indistingua-
bilité pour comprendre, construire et évaluer les objets ajustés. Ces résultats relient
la scalabilité d’un objet partagé O, à savoir sa performance quand le nombre de
threads augmente, à la forme de ses graphes d’indistinguabilité ΓO. Tout d’abord,
nous fournissons des conditions nécessaires et suffisantes sur ces graphes pour
qu’une implémentation sans conflits existe. Ensuite, nous nous penchons sur les
conflits de mise à jour ainsi que sur les opérations invisibles.

Absence de conflits

Dans la Section 3.2.1, nous avons vu qu’une implémentation est dite sans
conflits quand pour toute paire d’opérations, ces opérations ne modifient pas un
registre commun. Pour commencer, nous examinons les objets dits one-shot, c’est-
à-dire ceux qui peuvent être invoqués au plus une fois par thread. On a le résultat
suivant :

Proposition 1. Supposons que l’objet O soit one-shot. Il existe une implémen-
tation sans conflits de O si, et seulement si, B est labellisant pour tout GT (B, s)

dans ΓO.

Dans la Section 2.5, nous avons introduit la règle de SIM-commutativité [11].
Pour rappel, cette règle détermine quand l’intervalle d’une exécution concurrente
peut être mis en œuvre de manière sans conflits. Ceci correspond à la partie suf-
fisante de la Proposition 1 : une telle implémentation existe lorsque toutes les
opérations de B dans l’intervalle sont labellisantes pour GT (B, s), où s est l’état
de l’objet au début de l’intervalle. La Proposition 1 montre que c’est également
nécessaire quand les objets déterministes.

On peut étendre ce résultat aux objets long-lived, à savoir utilisables plusieurs
fois par chaque thread. Le résultat est énoncé ci-dessous.

Proposition 2. Il existe une implémentation sans conflits de O si, et seulement
si, B est labellisant pour tout GT (B, s) dans ΓO, avec |B| = 2.

Ce résultat indique qu’une implémentation sans conflits existe lorsque n’im-
porte quelle paire d’opérations issues de threads distints est commutative. Par
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exemple, ceci peut se produire lorsque les threads accèdent à différents segments
d’un grand objet. Un cas typique est une base de données clé-valeur où chaque
thread est responsable d’une certaine plage de clés. Lorsqu’une implémentation
sans conflits existe, il est possible de faire une implémentation DAP. Pour ce faire,
les données partagées, qui sont forcément en lecture seule seront dupliquées.

Dans le Listing 3.1, la classe AtomicWriteOnceReference ne satisfait pas les
pré-requis de la proposition Proposition 2 lorsque B contient une opération set.
Toutefois, cet objet demeure performant même avec un grand nombre de threads—
nous le verrons empiriquement dans le Chapitre 4. Une observation importante ici
est que le graphe d’indistinguabilité de la classe AtomicWriteOnceReference

est particulièrement dense. En effet, permuter les opérations avant (ou après) une
opération set n’affecte ni la réponse de ces opérations, ni l’état de l’objet. Les
résultats qui suivent généralisent cette observation. Ils explorent le lien entre la
forme des graphes d’indistinguabilité d’un objet et sa capacité à passer à l’échelle.

Conflits de mise à jour

Comme souligné au chapitre précédent, l’aptitude d’un objet à passer à l’échelle
est liée aux nombres de conflits. Intuitivement, un conflit survient lorsque deux opé-
rations s’influencent mutuellement. Pour formaliser cette idée, nous introduisons
la notion de moverness [43, 53, 76].

Considérons un graphe d’indistinguabilité GT (B, s) et une permutation x =

c1 . . . cm≥2 de B. On dit qu’une opération ci se déplace à gauche dans x lorsque
ci labellise l’arête (x, x′) dans GT (B, s), où x′ = c1 . . . cici−1 . . . cm (c’est-à-dire que
l’ordre des deux opérations ci et ci−1 peut être échangé sans affecter les résultats).
Par extension, une opération se déplace à gauche dans GT (B, s) si elle se déplace
à gauche dans toutes les permutations possibles de B. Si cette propriété est vraie
pour tous les graphes d’indistinguabilité associés à l’objet, on dit que l’opération
est un left-mover.

Les opérations d’écriture à l’aveugle (blind write), c’est-à-dire celles qui ne
renvoient pas de valeur (ou renvoient une valeur vide), sont souvent des left-movers.
Par exemple, considérons un objet de type Set. Si l’opération add(x) est une
écriture à l’aveugle (comme spécifié pour l’objet S2 dans la Table 3.1), elle peut
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se déplacer vers la gauche vis-à-vis de toutes les autres opérations. En effet, pour
toute opération c, soit (i) c commute avec add(x) et l’état après c.add(x) est
le même que suite à add(x).c, ou bien (ii) c est l’ajout/retrait de x et c.add(x)

mène au même état que add(x). Un autre exemple est l’opération offer pour une
file d’attente (objet Q1 dans la Table 3.1), qui peut se déplacer vers la gauche
par rapport à poll . Cela signifie que si un seul thread appelle offer , alors cette
opération est un left-mover. Un tel cas illustre une situation où ajuster l’objet
pour son usage serait pertinent. Nous le détaillerons en Section 3.3.

La proposition ci-dessous affirme que les left-movers peuvent être implémentés
de manière efficace, sans conflits de mise à jour.

Proposition 3. L’opération c est implémentable sans conflits de mise à jour si c
se déplace à gauche dans chaque GT (B, s) de ΓO. Lorsque c possède un pouvoir de
consensus, cette condition est également nécessaire.

Opérations invisibles

Une opération est qualifiée de right-mover si elle n’affecte pas la valeur de re-
tour d’une opération qui lui succède lorsqu’elles échangent leurs positions. Plus
précisément, une opération ci se déplace à droite dans une permutation x =

c1 . . . ci−1ci . . . cm lorsque ci−1 labellise l’arête (x, x′) dans GT (B, s), où x′ = c1 . . . cici−1 . . . cm.
Autrement dit, ci se déplace à droite dans x si et seulement si ci−1 se déplace à
gauche dans la permutation x′. On définit formellement les right-movers de manière
analogue aux left-movers. En d’autres termes, c se déplace à droite dans GT (B, s)

si elle se déplace à droite dans toutes les permutations de B et par extension, c est
right-mover si elle se déplace à droite dans tous les graphes d’indistinguabilité
de l’objet.

A l’inverse des left-movers, les right-movers n’influencent pas les opérations des
autres threads. Étant donné qu’elles n’ont pas d’effets de bord, les opérations en
lecture seule sont des right-movers typiques. Par exemple, pour un objet de type
Map, c’est le cas de l’opération contains(k) qui retourne la valeur stockée sous la
clé k. Cependant, ces opérations ne sont pas les seules. Par exemple, toujours pour
le type Map, remove(k) se déplace à droite de toute opération qui n’est pas un
contains(k) quand il n’y a pas de valeur de retour (S2 dans Table 3.1). Ainsi, si
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seul le thread retirant la clé k peut exécuter contains(k), cette opération est aussi
un right-mover.

Le résultat suivant établit que les right-movers peuvent être implémentés de
manière invisible. A savoir, ils peuvent être coder de manière à ne jamais effectuer
de mise à jour sur un registre accessible par une opération d’un autre thread.

Proposition 4. L’opération c est implémentable de manière invisible si c se dé-
place à droite dans chaque GT (B, s) de ΓO.

Résumé

Cette section a introduit la notion de graphe d’indistinguabilité pour les ob-
jets partagés. Ce graphe traduit la capacité de l’objet à distinguer différents
entrelacements d’opérations. En particulier, nous avons relié la connexité du
graphe à la puissance de consensus de l’objet. Nous avons ensuite énoncé
plusieurs résultats liant la scalabilité de l’objet partagé à la densité de ses
graphes d’indistinguabilité. Nos résultats indiquent qu’un graphe dense est
un bon indicateur de la capacité de l’objet à pouvoir passer à l’échelle. Par
exemple, quand les conditions sont réunies, il est possible d’implémenter une
opération de manière sans conflit, sans conflits de mise à jour, ou encore à
ce qu’elle soit invisible pour les opérations des autres threads. La section qui
suit va tirer parti de ces observations pour définir le principe d’objet ajusté.
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Counter

[true] rmw(f, x) [s′ = f(s, x) ∧ r = s′]
[true] inc() [s′ = s+ 1 ∧ r = s′]
[true] get() [r = s]
[true] reset() [s′ = 0] C1

[true] rmw(f, x) [true]
[true] inc() [s′ = s+ 1 ∧ r = s′]
[true] get() [r = s]
[true] reset() [s′ = 0] C2

[true] rmw(f, x) [true]
[true] inc() [s′ = s+ 1]
[true] get() [r = s]
[false] reset() [s′ = 0] C3

Set
[true] add(x) [s′ = s ∪ {x} ∧ r = x /∈ s]
[true] remove(x) [s′ = s \ {x} ∧ r = x ∈ s]
[true] contains(x) [r = x ∈ s] S1

[true] add(x) [s′ = s ∪ {x}]
[true] remove(x) [s′ = s \ {x}]
[true] contains(x) [r = x ∈ s] S2

[true] add(x) [s′ = s ∪ {x}]
[true] remove(x) [true]
[true] contains(x) [r = x ∈ s] S3

Queue

[true] offer(x) [s′ = s ◦ x]
[true] poll() [if |s| = 0 then r = ⊥ else r =
head(s) ∧ s′ = s \ {head(s)}]
[true] contains(x) [r = x ∈ s] Q1

Reference [x ∈ Addr] set(x) [s′ = x]
[true] get() [r = s] R1

[x ∈ Addr ∧ s = ⊥] set(x) [s′ = x]
[true] get() [r = s] R2

Map
[true] put(k, v) [s′[k] = v ∧ r = s[k]]
[true] remove(k) [s′[k] = ⊥ ∧ r = s[k]]
[true] contains(k) [r = (s[k] ̸= ⊥)] M1

[true] put(k, v) [s′[k] = v]
[true] remove(k) [s′[k] = ⊥]
[true] contains(k) [r = (s[k] ̸= ⊥)] M2

Table 3.1 – Versions ajustés de types de données commun décrites en logique de Hoare [32]. Nous désignons par
s l’état initial de l’objet, par s′ le nouvel état résultant de l’application des effets de bord de l’opération, et par r
la valeur de retour de cette opération. Lorsque ces informations ne sont pas spécifiées, cela signifie que l’état reste
inchangé et que la valeur de retour est inexistante (⊥).
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3.3 Les objets ajustés

Un objet ajusté est un objet partagé adapté à un usage spécifique dans un
programme. Les objets ajustés passent mieux à l’échelle que leurs homologues
génériques car ils ont des graphes d’indistinguabilité plus denses. Cette section
définit formellement les objets ajustés, puis établit un tel résultat. En outre, elle
présente une méthodologie permettant d’ajuster un objet en limitant la manière
dont les threads y accèdent et/ou en modifiant son interface.

3.3.1 Principes

Définition

Dans de nombreuses circonstances, l’accès à un objet partagé se caractérise par
une certaine asymétrie. Un exemple fondamental est celui d’un registre à un seul
écrivain et plusieurs lecteurs (SWMR). Ce type de registre est conçu de manière
à ce qu’un seul thread, l’écrivain, soit capable d’invoquer l’opération write. Quant
aux autres threads, qui agissent en tant que lecteurs, leur interaction se limite
à l’invocation de read . Un autre cas courant est celui d’une file d’attente à un
seul producteur et un seul consommateur (voir par exemple la Section 3.1.2).
Dans ce contexte, le producteur est seul à invoquer l’opération offer , tandis que le
consommateur intervient uniquement via l’opération poll .

Dans les situations décrites ci-dessus, l’objet est ajusté afin de traduire l’asy-
métrie des rôles respectifs. Plus précisément, rappelons que nous représentons par
O.m les permissions d’accès associées à l’objet partagé O. Cet ajustement contraint
O.m en fonction des opérations exécutées par les threads dans le cadre du cas d’uti-
lisation spécifique. Par exemple, pour un registre SWMR, un seul thread, noté w,
l’écrivain, dispose de write ∈ O.m[w]. En revanche, pour chaque autre thread r, la
restriction est telle que O.m[r] = {read}.

Un deuxième type d’ajustement réside dans la modification de l’interface de
l’objet. Par exemple, comme illustré dans la Figure 3.4, la valeur de retour d’un
appel peut ne pas être utilisée dans certaines parties d’un programme. Autrement
dit, dans ces cas particuliers, l’opération devient aveugle. Un autre exemple est
fourni par la Figure 3.3, où l’interface de l’objet n’est utilisée que partiellement,
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étant réduite à un sous-ensemble d’opérations. Ces modifications d’interface re-
lèvent de notre deuxième forme d’ajustement, où l’ajustement correspond à un
sous-typage.

Pour formaliser la notion d’objets ajustés, nous nous appuyons sur les travaux
de Liskov and Wing [54], qui définissent les concepts de types et sous-types. Plus
précisément, un type de données S est un sous-type de T si, et seulement si, deux
conditions sont respectées : (i) il existe une fonction d’abstraction qui associe à
chaque état (valide) du sous-type S un état du super-type T ; (ii) le sous-type S

conserve les méthodes du super-type T . Nous dirons que S est un sous-type res-
treint de T si S est un sous-type de T et T implémente uniquement les méthodes
définies par S. Sur cette base, nous pouvons alors définir formellement la notion
d’objet ajusté.

Definition 1. Soient O et O′ deux objets partagés. L’objet O ajuste O′ lorsque
O′.T est un sous-type restreint de O.T et O.m ⊆ O′.m.

En d’autres termes, un objet est considéré comme ajusté lorsque soit ses per-
missions d’accès sont restreintes, soit son interface est modifiée. Comme le précise
la définition ci-dessus, ces deux formes d’ajustement peuvent être combinées. Nous
allons illustrer ce principe à travers quelques exemples.

Illustration

Pour mieux comprendre la définition précédente, considérons l’exemple d’un
objet de type référence, que l’on rencontre couramment dans divers langages de
programmation. L’état de cet objet est constitué d’une seule variable s, initiale-
ment définie à null (⊥). Une référence offre deux opérations : (i) get , qui renvoie
la valeur de s, et (ii) set(x), qui modifie la valeur de s pour lui attribuer x, sous
réserve que x soit une adresse valide. Cet objet peut être ajusté en imposant une
contrainte d’écriture unique. Dans ce cas, une précondition v = ⊥ est ajoutée à
l’opération set . Ce principe est illustré dans Table 3.1, où plusieurs versions ajus-
tées de types de données courants sont présentées. Chaque type de données y est
spécifié en utilisant la logique de Hoare [32]. Dans cette table, l’objet référence
standard est représenté par R1, tandis que sa version ajustée est donnée par R2

(quatrième ligne de Table 3.1).
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Une autre forme d’ajustement possible pour un objet référence consiste à res-
treindre l’accès en écriture à un seul thread. Autrement dit, un seul thread est
autorisé à invoquer l’opération set , ce qui implique une modification des permis-
sions d’accès de l’objet.

Intérêts

Lorsqu’un objet partagé O ajuste un autre objet partagé O′, O′ est au moins
aussi "puissant" que O. Cela découle du fait que O′.T est un sous-type de O.T .
Plus formellement :

Proposition 5. Considérons que l’objet O ajuste l’objet O′. Alors, toute tâche
distribuée pouvant être résolue avec O (en conjonction avec des registres) peut
également être résolue avec O′.

Comme escompté, la proposition réciproque ne se vérifie pas. Nous illustrons
cette observation avec Table 3.1. Dans cette table, l’objet S2 ajuste S1 en sup-
primant la valeur de retour de l’opération set . Il est aisé de constater que S1

appartient à la classe CN 2, tandis que S1 est dans la classe CN 1.
À la lumière de cette observation, il semble naturel de s’attendre à ce que l’ajus-

tement d’un objet réduise le nombre de conflits nécessaires à sa mise en œuvre.
En conséquence, cela devrait améliorer ses performances lorsque la contention est
élevée, c.à.d. lorsque l’objet passe à l’échelle. Cette propriété fondamentale est dé-
montrée ci-après. Précisément, elle indique que l’ajustement d’un objet augmente
(ou a minima conserve) le nombre d’arêtes dans les graphes d’indistinguabilité
associés à cet objet.

Proposition 6. Supposons que O ajuste O′. Soit s un état commun à O et O′,
et B un ensemble d’opérations tel que B respecte à la fois O.m et O′.m. Alors,
GO′.T (B, s) ⊆ GO.T (B, s).

Ainsi, ajuster un objet ouvre des perspectives pour améliorer son efficience, en
particulier à mesure que la taille du système augmente. Dans la section suivante,
nous exposons une méthodologie permettant de tirer parti de cet avantage. Nous
appliquerons ensuite cette méthodologie à la construction de DEGO, une biblio-
thèque performante d’objets ajustés pour le langage Java, dans le Chapitre 4.
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(R1,ALL)

(R2,ALL)

(R2,SWMR)

(R1,SWMR)

p m

m p

(a)

(S1, ALL) (S2,ALL) (S3,ALL) (S3,CWMR) (S3,CWSR)
r d c m

(b)

(C1, ALL) (C2,ALL) (C3,ALL) (C3,CWSR)
d r m

(c)

Figure 3.6 – Pour ajuster un objet, il est possible de combiner sous-typage et
restriction d’accès.

3.3.2 Comment ajuster un objet ?

Ajuster un objet consiste soit à modifier sa spécification séquentielle, soit à
restreindre l’accès aux opérations. Dans la Figure 3.6, nous illustrons plusieurs
exemples où ces deux techniques sont combinées. Cette figure montre, pour un type
de données particulier, comment celui-ci peut être ajusté de manière successive.

Par exemple, dans la Figure 3.6c, le type de données compteur (C1,ALL) est
ajusté étape par étape. Dans cette figure, une paire (X, Y ) désigne par X le type
de l’objet et par Y les permissions accordées. ALL correspond à la permission
par défaut, où un thread peut accéder à toutes les opérations de l’interface. Cela
correspond au modèle classique multi-écrivains, multi-lecteurs, également connu
sous le nom de MWMR.

Ci-dessous, nous décrivons les différents ajustements présentés dans la Fi-
gure 3.6 ainsi que la méthodologie employée pour les obtenir.

Un moyen d’ajuster un objet est de supprimer une opération, comme indiqué
par la notation d−→ dans la Figure 3.6. Par exemple, cela se produit avec l’opération
reset dans l’objet compteur. Dans C3 (voir Table 3.1), la précondition de cette opé-
ration est définie à false. Ainsi, l’opération n’apparait plus dans les graphes d’in-
distinguabilité de l’objet. Un résultat similaire est obtenu lorsque la postcondition
est nullifiée, comme pour l’opération read-modify-write (rmw) dans C2. Dans ce
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cas, l’opération n’a plus d’effet et elle est donc toujours labellisante dans le graphe
d’indistinguabilité.

Un autre ajustement possible consiste à renforcer les préconditions d’une opéra-
tion, comme le montre la notation p−→ dans la Figure 3.6. Par exemple, cela permet
d’exiger que la référence R2 soit à écriture unique dans Table 3.1. Le raisonnement
est similaire : supposons qu’une opération d ait une précondition plus forte qu’une
autre opération c. Si la précondition de c est satisfaite dans une permutation x

mais que celle de d ne l’est pas, alors d échoue silencieusement, ce qui renforce son
potentiel à être labellisante.

Une troisième méthode consiste à affaiblir la postcondition d’une opération,
par exemple en annulant la valeur de retour, ce qui transforme l’opération en une
écriture aveugle. Cela se produit avec l’opération add dans S2 (voir Table 3.1 et
la notation r−→ dans la Figure 3.6). Cette modification peut densifier les graphes
d’indistinguabilité en augmentant la capacité des autres opérations à être des left-
movers ou des right-movers (voir Section 3.2).

Une quatrième méthode d’ajustement est de restreindre l’accès aux opérations,
par exemple en exigeant que les écritures soient commutatives, comme l’indique c−→
dans la Figure 3.6. Dans cette figure, l’opération set est ajustée en (S3,CWMR),
où toutes les opérations ayant des effets de bord (telles que add et remove) doivent
être commutatives lorsqu’elles sont exécutées par des threads concurrents. Dans un
graphe d’indistinguabilité, deux opérations commutatives c et d peuvent labelliser
toutes les permutations où elles diffèrent seulement par leur ordres d’exécution.

Les opérations peuvent également être ajustées pour être asymétriques, c’est-
à-dire que certains threads ne sont autorisés à invoquer que certaines opérations,
comme l’indique la notation m−→ dans la Figure 3.6. Cela inclut des objets à un seul
écrivain et plusieurs lecteurs (SWMR), ou à plusieurs écrivains et un seul lecteur
(MWSR). Dans certains cas, les écrivains peuvent n’exécuter que des opérations
commutatives (CWMR et CWSR). Sans surprise, ces ajustements densifient éga-
lement les graphes d’indistinguabilité associés à l’objet.

Comme le montre la Figure 3.6, plusieurs ajustements peuvent être combinés
pour un même objet. Dans le cas le plus général, ces ajustements forment un
graphe orienté acyclique, illustrant les différentes étapes d’ajustement possibles.
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Résumé

Dans cette section, nous définissons formellement la notion d’ajustement
d’un objet partagé. Elle est comprise comme une forme restreinte de sous-
typage et/ou de retrictions de l’interface à certains threads. Un ajustement
est motivé par l’augmentation du nombre d’arrêtes dans le graphe d’indis-
tinguabilité. En effet, comme nous l’avons vu dans en Section 3.2, un graphe
dense est plus scalable, c’est à dire qu’il est susceptible d’exister une mise
en œuvre de l’objet qui passe mieux à l’échelle avec le nombre de threads y
accédant.

3.4 Conclusion du chapitre

Au début de ce chapitre, nous avons illustré l’adoption croissante des objets
partagés dans le développement de systèmes informatiques. Cette tendance claire
est liée à l’omniprésence des architectures multicœurs et multiproesseurs dans les
systèmes informatiques. Nous avons analysé l’utilisation des objets partagés dans
50 projets open source de la fondation Apache, révélant que, bien que la proportion
d’objets partagés déclarés reste faible, leur rôle demeure fondamental pour exploi-
ter efficacement les ressources matérielles. Nous avons également réalisé une ana-
lyse statique des appels de méthodes pour plusieurs types de données afin d’estimer
dans quelle proportion leur spécification séquentielle était utilisée. Nous consta-
tons qu’un sous-ensemble seulement de la spécification est exploité et que certaines
méthodes sont utilisées plus fréquemment que d’autres. Nous avons ensuite pré-
senté plusieurs constructions ad-hoc, dites par la suite ajustées, qui améliorent les
performances des programmes parallèles. Ces constructions sont écrites par des
programmeurs experts soucieux d’optimiser les performances de leurs programmes
pour certains cas d’usage bien choisis.

Fort de ce constat, nous avons ensuite proposé une définition du principe d’ajus-
tement. Ajuster un objet revient à restreindre son interface (exprimer sous la forme
d’un sous-typage) et/ou à rendre asymétrique son utilisation par les threads. Nous
avons vu comment un ajustement se traduit par une augmentation du nombre
d’arcs dans les graphes d’indistinguabilité de l’objet. Un graphe dense rend l’objet
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plus susceptible de passer à l’échelle relativement au nombre de threads qui l’uti-
lisent (scalabilité). Une fois ce principe défini, nous allons illustrer différents types
d’ajustements possibles. Ces exemples motiveront la bibliothèque d’objets ajustés
(DEGO) qui sera décrite et évaluée dans le chapitre à venir.



Chapitre 4

Implémentation et Évaluation

Dans le chapitre précédent, nous avons mené une analyse approfondie de l’uti-
lisation des objets partagés dans les programmes modernes. Cette analyse a révélé
que certains objets partagés sont ajustés pour des cas d’usage spécifiques par les
développeurs experts. Nous avons proposé la première formalisation de ce principe
d’ajustement. Pour ce faire, nous avons introduit le graphe d’indistinguabilité.
Nous avons montré que plus ce graphe est dense (et connexe), plus l’objet asso-
cié est susceptible d’avoir une implémentation dont les performances passent à
l’échelle. Ainsi, un ajustement est compris et justifié au regard des changements
sur ce graphe. En fin de chapitre, plusieurs approches pour ajuster un objet ont
été présentées.

Dans le chapitre qui s’ouvre, nous allons appliquer les résultats et principes
introduits lors du chapitre précédent. Nous présentons DEGO, une bibliothèque
d’objets ajustés dont la performance est significativement plus élevée que celle des
objets du JDK dans certains contextes.

En premier lieu, nous décrivons en détail l’implémentation de la bibliothèque
DEGO (Section 4.1). Puis, nous exposons les résultats expérimentaux afin d’éva-
luer les performances des objets ajustés dans des cas concrets. Ceci est fait par
une série de micro-benchmarks (Section 4.2), comparant les performances des ob-
jets DEGO avec leurs équivalents dans la bibliothèque java.util.concurrent.
Ensuite, nous poursuivons avec une évaluation de DEGO dans une application
concrète de type réseau social, inspirée de Retwis (Section 4.3). Cette seconde
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évaluation nous permet d’observer le comportement des objets ajustés dans des
environnements proches de cas d’usage réels. Le code source de la bibliothèque
DEGO ainsi que les microbenchmarks associés sont disponibles à l’adresse suivante :
https://github.com/BoubacarKaneTSP/DegradableObject.

4.1 La bibliothèque DEGO

Au cours de cette section, nous mettons en pratique les concepts précédem-
ment exposés. Le résultat est une bibliothèque d’objet ajustés pour le langage
Java, baptisée DEGO. Cette bibliothèque implémente les objets énumérés dans la
Table 3.1. Elle comprend autour de 11000 lignes de code. Ci-après, nous donnons
tout d’abord un aperçu général de la bibliothèque DEGO, avant de nous plonger
dans certains aspects clés de son implémentation.

Vue d’ensemble

La bibliothèque DEGO organise les objets ajustés en plusieurs catégories, en
fonction de deux aspects : leurs types de données et leurs permissions d’accès. Les
types de données sont ceux disponibles dans le package java.util.concurrent

du JDK, par la suite abrégé en JUC. Cela inclut des collections (comme les set, list
et map), ainsi que d’autres objets courants tels que le compteur ou la référence.
Quant aux permissions d’accès, elles suivent celles mentionnées précédemment, et
rappelées ci-dessous :

— (ALL) sans restriction,

— (SWMR) un seul thread capable de faire des écritures,

— (MWSR) plusieurs écrivains, un seul lecteur,

— (CWMR) les accès en écriture des écrivains sont commutatifs, et

— et (CWSR) comme précédemment mais avec au plus un lecteur.

Tous les objets ajustés répertoriés dans la Table 3.1 sont implémentés dans la
bibliothèque DEGO, et nous les détaillerons sous peu. Il est important de noter que
DEGO ne fournit pas toutes les permissions d’accès pour chaque objet. Toutefois, elle
propose des bons principes et des abstractions pratiques permettant de facilement

https://github.com/BoubacarKaneTSP/DegradableObject
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étendre les permissions d’accès. L’une de ces abstractions est la segmentation, que
nous détaillons ci-dessous.

Stratégie d’implémentation : la segmentation

Les objets ajustés qui sont des collections multi-écrivains sont construits à
l’aide de segmentations. Une segmentation est un tableau d’objets qui peut être
dynamique ou statique. Chaque objet au sein de ce tableau est de type SWMR

et est associé à un seul thread ; par la suite, nous nommons cet objet un seg-
ment. L’utilisation d’une segmentation permet d’implémenter efficacement un ob-
jet ajusté lorsque les écritures sont commutatives (c’est-à-dire dans les cas CWMR

ou CWSR).

Pour illustrer ce concept, considérons l’objet ajusté (C3,CWSR) présenté en
bas de la Figure 3.6. Dans un tel cas, chaque segment est un compteur. Lorsqu’un
thread exécute l’opération inc, il met à jour le compteur dans son segment respectif.
Pour lire la valeur du compteur, un thread somme simplement toutes les valeurs
stockées dans les différents segments. On peut montrer que si les opérations inc

sont unitaires, alors une telle lecture est linéarisable.

La bibliothèque DEGO offre plusieurs formes de segmentation. Ainsi, dans une
BaseSegmentation, la correspondance entre les threads et les segments est sta-
tique. Cette approche est implémentée en utilisant un tableau partagé de la classe
CopyOnWriteArrayList et une variable ThreadLocal. En conséquence, pour ef-
fectuer une lecture, par exemple lors de l’itération sur la collection, le thread doit
parcourir tous les segments. Ainsi, la BaseSegmentation est particulièrement
adaptée aux charges de travail où les opérations sont principalement des écritures,
et moins efficace dans les scénarios avec des lectures fréquentes.

Pour pallier à cette inefficacité, deux types de segmentation alternatifs sont
disponibles : HashSegmentation et ExtendedSegmentation. Avec ces types,
chaque élément ajouté à une segmentation porte une information qui permet
d’identifier le segment dans lequel il est stocké. Avec la HashSegmentation, un
élément est placé dans le segment correspondant à sa valeur de hachage. Avec
l’ExtendedSegmentation, lorsqu’un élément est inséré pour la première fois, il
conserve l’information sur le segment où il a été stocké, grâce à un champ dédié
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dans l’élément. Ces deux approches éliminent la nécessité de parcourir tous les
segments lors de la lecture.

Détails d’implémentation

Pour construire des objets ajustés, tels que ceux utilisant une segmentation,
nous nous appuyons sur le mécanisme de VarHandle disponible dans le JDK. Ce
méchanisme mentionné précédemment en Section 2.3.4 est détaillé ci-après.

Les VarHandles, introduits dans la JEP 193, permettent de manipuler une
variable Java tout en contrôlant sa cohérence à une granularité fine. Les modèles
de cohérence des données fournis par les VarHandles incluent Plain, Opaque,
Release/Acquire et Volatile, classés par modèle de cohérence le plus faible au
plus fort (voir les définitions en Section 2.4.1).

Le modèle Plain ne fournit aucune garantie mémoire, les opérations pouvant
être réordonnées. Ce modèle est équivalent au modèle de mémoire Java de base.

Le modèle Opaque assure que les opérations sur une seule variable forment
un ordre partiel, les écritures étant totalement ordonnées, garantissant ainsi une
cohérence éventuelle. De plus, le modèle Opaque garantit que lors d’une lecture,
les bits provenant de plusieurs écritures ne se mélangent pas, à condition que ce
modèle soit utilisé pour tous les accès.

Le modèle Release/Acquire assure la causalité. Par exemple, si un thread
p modifie une variable a puis définit un drapeau à 1 avec setRelease, un autre
thread q doit voir la modification de a s’il constate que le drapeau f est égal à 1

en utilisant getAcquire. Ce modèle est couramment utilisé dans les situations où
un seul thread peut écrire dans une variable, tandis que d’autres threads la lisent.

Les opérations utilisant le modèle Volatile sont linéarisables.

Dans DEGO, les VarHandles sont employés dans diverses constructions SWMR.
Nous détaillons ci-dessous les implémentations d’une table de hachage et d’une
skiplist utilisant ces VarHandles.

Pour construire un objet SWMR, nous partons d’une implémentation séquen-
tielle tirée, par exemple, du JDK. Ce code est ensuite étendu pour supporter les
lecteurs concurrents. Par exemple, dans la SWMRHashMap, lorsqu’une nouvelle en-
trée est ajoutée, si sa clé est déjà présente, elle est mise à jour avec setVolatile.
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Sinon, un nouveau nœud est créé et inséré de manière atomique dans le bucket
approprié. Lors d’un appel à resize, les nœuds ne peuvent pas être réordonnés à
la volée en raison des lecteurs potentiels. À la place, ils sont dupliqués puis insérés
dans le nouveau tableau de bucket constituant la table de hachage.

Pour la SWMRSkipListMap, lorsqu’un nouveau nœud n est ajouté, il est inséré
comme suit : à chaque niveau de la skiplist, on affecte m à n.next, où m est le
plus petit nœud supérieur à n. Ensuite, le pointeur next du nœud précédant m

est modifié pour pointer vers n en utilisant setRelease. Au niveau qui contient
tous les éléments de la liste, nous exécutons un setVolatile pour garantir que
l’insertion est globalement visible.

Notre bibliothèque inclut également une file d’attente multi-producteurs à
consommateur unique. Cette file d’attente est implémentée sans utiliser les pri-
mitives compareAndSwap lors de l’appel à poll . Au lieu de cela, le thread déplace
la tête de la file d’attente de manière non bloquante et appropriée. L’opération
offer reste identique à celle de la classe ConcurrentLinkedQueue du JDK.

Les structures de données partagées à écrivain unique sont courantes dans
les applications. Pour l’objet référence, nous utilisons l’implémentation du pro-
jet Concurrentli (Listing 3.1). Pour les autres objets, DEGO adopte une approche
similaire au mécanisme RCU (Read-Copy-Update) de Linux, en utilisant une co-
pie complète de l’objet et en échangeant la référence de manière atomique avec
setVolatile. Java fournit déjà une telle implémentation pour certains types de
données, comme le tableau CopyOnWriteArrayList utilisé pour implémenter la
BaseSegmentation.

Il convient de noter que dans DEGO, les opérations de lecture sur les objets
ajustés conservent une cohérence équivalente à celle des objets dans JUC. En
particulier, les garanties de cohérence faibles sont maintenues lors de l’itération
sur une segmentation.
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Résumé

Dans cette section, nous concrétisons les concepts théoriques abordés pré-
cédemment en développant la bibliothèque DEGO, laquelle implémente des
objets ajustés en fonction de leurs types de données et de leurs permissions
d’accès. En nous appuyant sur l’exemple du compteur C3 de la Table 3.1,
nous expliquons le principe de segmentation avant de décrire deux autres
types de segmentation visant à accélérer la lecture d’un objet segmenté : la
HashSegmentation et l’ExtendedSegmentation. Après une présentation
des VarHandles, nous détaillons leurs utilisations pour implémenter des
structures SWMR, comme la SWMRHashMap et la SWMRSkipListMap. Cette
section offre ainsi un aperçu général des différentes implémentations et in-
troduit des aspects techniques essentiels, posant les bases des évaluations de
performance abordées par la suite.

4.2 Microbenchmarks

Dans cette section, nous détaillons les résultats issus de notre évaluation, qui
vise à mesurer l’intérêt des objets ajustés de la bibliothèque DEGO. Pour évaluer
les performances des objets ajustés, nous avons mis en œuvre une série de micro-
benchmarks rigoureux. Ces benchmarks ont été conçus pour simuler des conditions
de haute contention, en faisant varier les types de charge de travail (écriture in-
tensive ou workload mixte), ainsi que la taille des jeux de données.

4.2.1 Configuration et méthodologie

Matériel et logiciel

Notre évaluation est réalisée sur une machine dotée de 362 Go de DRAM et
ayant 4 sockets, chacun équipé d’un processeur Intel(R) Xeon(R) Gold 6230 fonc-
tionnant à 2,10 GHz et disposant de 40 cœurs hyperthreadés. La machine tourne
sous Linux 6.1.0-18-amd64 avec Java 22-oracle (OpenJDK). Les benchmarks effec-
tués avec 40 threads (ou moins) sont réalisés sur un seul socket.

Dans DEGO, nous avons évalué les objets ajustés suivants :
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— CounterIncrementOnly, correspondant à (C3,CWSR) ;

— ExtendedSegmentedHashMap, qui implémente (M1,CWMR) en utilisant le
modèle ExtendedSegmentation ;

— ExtendedSegmentedSkipListMap, utilisant la même segmentation que pour
ExtendedSegmentedHashMap ;

— AtomicWriteOnceReference, la classe mentionnée dans Listing 3.1 ; et

— QueueMASP, une file d’attente multi-producteur à un seul consommateur,
correspondant à (Q1,MWSR).

Ces objets ajustés sont comparés à leurs équivalents dans le JDK, se trouvant dans
le package java.util.concurrent.

Méthodologie de mesure

Nous exécutons chaque benchmark pendant 60 secondes après une phase d’échauf-
fement de 30 secondes. Chaque valeur rapportée est une moyenne calculée à partir
de 30 tests. Les threads exécutent un mix d’opérations, détaillé plus bas. Lors
d’un appel à une opération, celle-ci est répétée 1000 fois. Les mesures sont ensuite
moyennées pour éliminer l’impact du temps nécessaire pour faire un appel à la
méthode System.nanoTime.

Pour les collections, telles que les maps, les threads effectuent des mises à jour
commutatives. Cela correspond à une exécution courante où chaque requête est
attribuée à un thread spécifique (par exemple, basée sur le hash de la donnée
qu’il accède). Les collections commencent avec une taille initiale contenant 16384

éléments, et peuvent stocker jusqu’à 32768 éléments. Les éléments sont générés
aléatoirement à l’aide d’une distribution uniforme. Les opérations de type snapshot
ne sont pas testées, et les opérations de mise à jour ne sont pas composites (par
exemple, putAll).

Nous évaluons d’abord les objets ajustés listés dans la Table 3.1 sous des scé-
narios de haute contention. Ensuite, nous évaluons les maps avec différents ratios
de mise à jour.

Les paramètres de nos micro-benchmarks correspondent à l’exécution de Syn-
chrobench [21] avec les paramètres suivants : -u100-f1-l60000-s0-a0-i[16384]-r[32768]-
W30-n30.
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Pour chaque micro-benchmark, nous calculons le débit par thread. Les résul-
tats sont exprimés par thread, où une ligne horizontale indique une performance
optimale de l’objet quand le nombre de thread augmente. À l’inverse, une ligne
descendante indique une diminution de la performances à chaque thread supplé-
mentaire. (Si la ligne monte, cela signifie que l’objet est hyper-scalable, ce qui peut
être dû au partage du cache entre les cœurs.)

Lorsque plusieurs threads se disputent l’accès au même objet, un thread peut
réussir à obtenir son accès, tandis que les autres attendent qu’il soit à nouveau
disponible. Ce phénomène peut être observé en examinant via le compteur de
performance perf l’événement cycle_activity.stalls_total, qui enregistre le nombre
de cycles pendant lesquels au moins un thread matériel est en attente.

Nous recherchons une corrélation entre le débit et le nombre de cycles avec
au moins un thread en attente en comparant chaque valeur rapportée avec les
autres. Comme nous anticipons une corrélation linéaire entre le débit et le nombre
de threads en attente, nous utilisons le coefficient de corrélation de Pearson. Ce
coefficient varie entre −1 et 1 pour deux ensembles de valeurs A et B. Plus le
coefficient se rapproche de 1, plus il indique que lorsque A augmente, B augmente
également de manière linéaire. Inversement, un coefficient proche de −1 indique
qu’à mesure que A augmente, B diminue. Un coefficient proche de 0 indique une
absence de corrélation entre les valeurs de A et celles de B.

4.2.2 Écritures intensives

La Figure 4.1 présente la performance des objets ajustés disponibles dans DEGO,
évalués dans un contexte de haute contention.

La charge de travail pour les compteur est réalisée avec tous les threads, ces der-
niers exécutant uniquement incrementAndGet. Pour les maps, seule l’opération
put est appelée. La charge de travail pour les files suit un modèle producteur-
consommateur, où tous les threads effectuent 100% d’opérations offer, à l’excep-
tion d’un thread qui effectue 100% d’opérations poll. Pour les références, comme
nous testons une implémentation supportant une écriture unique, les threads exé-
cutent uniquement des opérations get, une fois que l’objet est initialisé.
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Analyse des résultats

Une réduction de 80% des événements cycle_activity.stalls_total est observée
pour le CounterIncrementOnly par rapport à l’AtomicLong. Ce gain de per-
formance est attribuable à une diminution significative de la contention sur les
ressources partagées grâce à l’utilisation de la segmentation. Nous observons un
coefficient de Pearson de -0.93, ce qui indique qu’à mesure que le nombre d’évé-
nements cycle_activity.stalls_total augmente, le débit d’opération diminue. Ce
phénomène est également observé pour les autres objets, avec un coefficient de
Pearson moyen de -0.88. Le CounterIncrementOnly est 350x fois plus rapide que
l’AtomicLong lorsque 80 threads accèdent simultanément à l’objet. Java inclut
l’objet LongAdder, qui utilise une approche similaire à la notre en distribuant
les opérations à travers différents segments pour réduire la contention (Voir Sec-
tion 3.1.2). Cependant, le LongAdder implémente la classe Striped64, qui emploie
en interne weakCompare&Set pour les mises à jour. CounterIncrementOnly uti-
lise exclusivement des longs, car il y a un seul propriétaire par segment, ce qui
explique la différence de performance.

L’ExtendedSegmentedHashMap démontre des gains de performance allant jus-
qu’à 4.4x par rapport à la ConcurrentHashMap. Cette amélioration est due à une
réduction de 23% des événements cycle_activity.stalls_total avec l’objet ajusté.
De même, la SkipListMap dans DEGO est jusqu’à 1.7x plus rapide que son ho-
mologue dans JUC. Cette amélioration est également expliquée par le fait que les
threads sont moins souvent bloqués dans l’implémentation ajustée.

Bien que l’AtomicReference exécute, en moyenne, 37% d’instructions supplé-
mentaires par cycle par rapport à l’AtomicWriteOnceReference, cette dernière
affiche un gain de performance moyen de 11.5x. L’objet AtomicReference utilise
une variable volatile, ce qui implique l’utilisation de barrières. Lorsqu’une lecture
est effectuée, deux barrières sont appliquées après que la valeur contenue dans
la variable soit chargée : une barrière LoadLoad pour s’assurer que la lecture de
la variable n’est pas réordonnée avec les lectures effectuées après la barrière, et
une barrière LoadStore pour garantir que les écritures effectuées après la barrière
ne sont pas ordonnées avant les lectures effectuées avant. Une troisième barrière
StoreLoad est utilisée pour garantir que les opérations sur la même variable vola-
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Figure 4.1 – Performances des objets dans DEGO par rapport à leurs homologues
dans java.util.concurrent sous forte contention.

tile ne sont pas réordonnées. Cependant, puisque cette barrière est appliquée après
une écriture, elle n’est pas utile dans le contexte de ce benchmark. La version ajus-
tée, détaillée dans le Listing 3.1, maintient une copie de la référence en cache, ce
qui signifie qu’aucune barrière n’est utilisée lors de la lecture de l’objet, entraînant
ainsi une amélioration significative de la performance.

Comme noté dans la Section 4.1, notre file ajustée utilise un mécanisme plus
simple pour mettre à jour la tête de file lorsqu’un seul thread exécute des opérations
poll. Cela explique pourquoi la QueueMASP est en moyenne 4.3x fois plus rapide
que la ConcurrentLinkedQueue dans la Figure 4.1.
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4.2.3 Charge de travail mixte

La Figure 4.2 illustre les performances de deux types de map partagées : une
basée sur les tables de hachage (Désordonnée) et l’autre sur les skiplist (Ordonnée).
Comme dans les évaluations précédentes, la figure compare les implémentations
disponibles dans DEGO et dans le package java.util.concurrent.

La charge de travail que nous appliquons répartit équitablement les mises à
jour entre ajout et suppression d’un élément. Ces mises à jour sont faites sur des
éléments distincts par thread, tandis que les lectures ne recherchent qu’un seul
élément dans la map.

Analyse des résultats

Les résultats présentés dans la Figure 4.2 montrent que pour les deux types
de map, qu’elles soient ajustées ou non, le débit tend à diminuer à mesure que la
proportion de mises à jour augmente. Cette diminution est principalement due à la
contention entre les threads qui tentent d’accéder aux mêmes ressources mémoire
sur la machine.

Globalement, les objets ajustés affichent tout de même une meilleure perfor-
mance. Cette amélioration provient de leurs implémentations, qui permettent aux
threads d’accéder à différents emplacements mémoire, réduisant ainsi la conten-
tion. Comme mentionné précédemment, le compteur cycle_activity.stalls_total
mesure l’activité des threads. En moyenne, l’ExtendedSegmentedHashMap af-
fiche une réduction de 30% des cycles avec un thread en attente par rapport à
la ConcurrentHashMap. Avec l’ExtendedSegmentedSkipListMap, la réduction
moyenne est de 11% pour ces cycles.

Lorsque le ratio de mise à jour augmente, l’écart de performance entre les
implémentations de DEGO et celles de JUC tend à se creuser. Par exemple, pour
une map basée sur une table de hachage, DEGO est en moyenne 2.5x fois plus rapide
avec 25% de mises à jour, et jusqu’à 4.5x fois plus rapide avec 100% de mises à
jour.
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Figure 4.2 – Évolution des performances en faisant varier le taux de mise à jour
pour une table de hachage (non ordonnée) et une skiplist (ordonnée)

.

4.2.4 Taille de la collection

La Figure 4.3 compare la performance de la map basé sur une table de hachage
dans JUC et dans DEGO en fonction du nombre d’éléments stockés dans l’objet.
À gauche de la Figure 4.3, les paramètres sont identiques à ceux des expériences
précédentes : chaque collection commence avec 16 384 éléments de données, et
le nombre maximal d’éléments ajoutés est de 32K éléments. Nous doublons ces
valeurs à deux reprises pour observer l’impact de l’augmentation du nombre d’élé-
ments dans l’objet sur sa performance, comme indiqué à droite de la figure.

Analyse des résultats

Cette augmentation entraîne une expansion du tableau de bins qui constitue la
table de hachage. Chaque fois que la taille du tableau double, les valeurs contenues
dans les bins sont rééquilibrées pour garantir un accès rapide aux objets. Par
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Figure 4.3 – Performances d’une table de hachage avec différentes tailles d’en-
sembles de données (75% de mises à jour)

conséquent, la contention sur un bin donné diminue. De plus, un plus grand nombre
d’éléments réduit la probabilité que deux threads aient le même hash en même
temps, ce qui contribue également à diminuer la contention. Ces facteurs expliquent
pourquoi l’écart de performance entre les deux implémentations se réduit quand
le nombre d’éléments contenus dans la map est élevé.

Résumé

Nous évaluons via des micro-benchmarks les performances des objets ajustés
proposés dans DEGO. Ces performances sont comparées à celles obtenues
avec leurs homologues de java.util.concurrent. Différents scénarios sont
considérés, sous forte contention, avec un mix d’opérations et quand la taille
des données varie. Dans l’ensemble nos résultats indiquent que les objets
ajustés sont sensiblement plus rapides.

4.3 Retwis

Dans cette section, nous présentons une évaluation des avantages apportés par
DEGO dans le cadre d’une application informatique moderne. Plus précisément,
nous utilisons un benchmark basé sur Retwis, qui est un clone simplifié de Twitter.
Ce benchmark permet de simuler les interactions typiques d’un réseau social.
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Ci-après, nous présentons l’application, sa mise en œuvre, comment nous avons
modélisé le réseau social, et enfin le benchmark. Plus loin, nous listerons et com-
menterons les résultats.

4.3.1 Structure de l’application

Notre implémentation de Retwis est multithreadée et elle est développée en
Java. Le code source compte environ 1500 lignes de code, ce qui inclut à la fois
la gestion des requêtes utilisateurs et les opérations sur les structures de données
concurrentes, essentielles à la gestion des interactions en temps réel.

Notre implémentation étend la logique de l’application Retwis [69] afin de mieux
évaluer l’efficacité de DEGO dans un contexte applicatif de type réseau social. L’ap-
plication maintient un ensemble d’utilisateurs, où chaque utilisateur peut inter-
agir de manière classique en publiant des messages, en suivant ou en se désabon-
nant d’autres utilisateurs, ainsi qu’en consultant son fil d’actualité, c’est-à-dire les
messages publiés par les personnes qu’il suit. En outre, les utilisateurs peuvent
également rejoindre ou quitter des groupes d’intérêt et mettre à jour leur profil
personnel.

En interne, l’application repose sur les structures de données listées ci-après :
(i) mapFollowers associe à chaque utilisateur la liste de ses abonnés, (ii) la table
mapFollowing stocke les utilisateurs suivis par un utilisateur donné, (iii) la table
mapTimelines gère le fil d’actualité personnel de chaque utilisateur, (iv) le profil
de chaque utilisateur est enregistré dans mapProfiles, (v) community conserve
les utilisateurs membres d’un groupe d’intérêt spécifique.

Lorsqu’un nouvel utilisateur est ajouté au système, les structures de données
correspondantes sont mises à jour. Les abonnés d’un utilisateur, ainsi que les uti-
lisateurs qu’il suit, sont stockés dans des ensembles distincts, qui sont mis à jour
lors des opérations de suivi ou de désabonnement. Le fil d’actualité d’un utilisateur
est géré sous la forme d’une file d’attente, où chaque nouveau message est inséré.
Lorsqu’un utilisateur publie un message, ce dernier est ajouté aux fils d’actuali-
tés de ses abonnés. Cependant, pour des raisons de performances, le message est
d’abord envoyé aux premiers abonnés, tandis que les autres reçoivent le message
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Ajouter un utilisateur 5%

S’abonner/se désabonner
d’un utilisateur

5%

Poster un message (tweet) 15%

Voir une timeline 60%

Joindre/quitter un groupe 5%

Mettre à jour un profil 10%

Table 4.1 – Charge de travail pour l’application de type réseau social.

de manière asynchrone. 1 Lors de la consultation du fil d’actualité, les messages
présents dans la file d’attente sont récupérés, et uniquement les 50 messages les
plus récents sont gardés.

Toutes ces structures de données sont conçues pour être accessibles de ma-
nière concurrente. Le nombre de threads utilisés par l’application est paramétrable,
chaque thread se voyant attribuer une plage d’utilisateurs selon un hachage cohé-
rent pour assurer une distribution équilibrée [38].

L’évaluation se concentre sur trois versions des objets de l’application :

— La première version (JUC) utilise les objets partagés du paquetage standard
java.util.concurrent.

— La deuxième version (DAP) est de type share-nothing, à savoir que chaque
thread accède toujours à des objets distincts, offrant ainsi une limite théo-
rique des performances maximales.

— La troisième version repose sur DEGO, où les objets sont ajustés de manière
optimale : mapFollowers, mapFollowing, et mapTimelines sont des ob-
jets à accès commutatifs multi-lecteurs et multi-écrivains (CWMR). La file
d’attente utilisée pour gérer le fil d’actualité est un objet multi-producteurs
et consommateur unique. Enfin, l’ensemble qui stocke les utilisateurs des
groupes d’intérêt suit également un modèle CWMR.

Ces différentes versions permettent d’analyser les avantages en termes de perfor-
mance que DEGO peut offrir dans le développement d’une application informatique
moderne.

1. Cette fonctionnalité secondaire n’est pas implémentée dans la version actuelle du code.
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4.3.2 Construction du réseau social

Pour construire le graphe représentant le réseau social, nous avons adopté la
méthode décrite par Schweimer et al. [71]. Pour chaque utilisateur, nous générons
un degré entrant, un degré sortant, ainsi qu’un degré réciproque. La distribution de
ces degrés suit une loi χ2, ce qui signifie que, dans notre modèle, peu d’utilisateurs
suivent un grand nombre de personnes, tandis que la majorité en suivent très peu.
De même, peu d’utilisateurs sont massivement suivis ou possèdent de nombreuses
connexions mutuelles, reflétant une distribution asymétrique typique des réseaux
sociaux. Cette approche produit un graphe où les distributions des degrés entrants
et sortants suivent une loi χ2, une propriété observée dans des réseaux sociaux
réels tels que Twitter [60].

Dans l’étude de Schweimer et al. [71], les auteurs proposent une étape addition-
nelle pour augmenter le coefficient de clustering moyen du graphe, rendant ainsi la
structure plus représentative des réseaux sociaux réels, où les connexions sont sou-
vent regroupées en communautés denses. Toutefois, nous avons décidé d’omettre
cette étape dans nos expériences, car elle s’est avérée trop coûteuse en termes de
temps de calcul pour les échelles que nous avons étudiées. Par exemple, pour un
réseau de 106 utilisateurs, cette étape supplémentaire aurait nécessité plusieurs
centaines de jours de calcul, ce qui n’était pas envisageable dans le cadre de notre
évaluation.

La génération du graphe s’effectue en trois phases principales : la génération des
utilisateurs, leur assignation aux threads, et la phase de création des connexions
(following phase). Pendant la première phase, nous attribuons à chaque utilisateur
une valeur de probabilité, issue de la loi de puissance, représentant sa probabilité
d’être suivi. Cela se traduit par un petit nombre d’utilisateurs ayant une forte
chance d’être suivis, tandis que la vaste majorité a une probabilité très faible.
Chaque utilisateur se voit alors associé à cette probabilité, et les structures néces-
saires à la construction du graphe sont générées. Dans la phase d’assignation aux
threads, les utilisateurs sont répartis en sous-ensembles, chacun étant attribué à
un thread. À l’image de leur probabilité d’être suivis, l’activité des utilisateurs est
également hétérogène : quelques-uns sont très actifs, tandis que la majorité l’est
peu. Enfin, lors de la phase de création des connexions, nous construisons le graphe
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initial en fonction des degrés associés à chaque utilisateur, finalisant ainsi le réseau
social simulé. Cette méthode garantit une représentation fidèle des caractéristiques
des réseaux sociaux tout en assurant la faisabilité de la simulation sur de grandes
échelles.

4.3.3 Détails sur le benchmark

La charge de travail que nous évaluons ici est un mélange d’opérations inspirées
de l’utilisation réelle des réseaux sociaux, tel que présenté dans la Table 4.1. Chaque
test est exécuté 10 fois, et chaque exécution durant 20 secondes, avec une phase
d’échauffement de 5 secondes.

Les utilisateurs qui effectuent les différentes opérations, ainsi que les utilisa-
teurs qu’ils suivent (ou ne suivent plus), sont sélectionnés à l’avance selon des
distributions modélisées par une loi de puissance. Ce choix permet de capturer la
réalité où certains utilisateurs sont plus actifs ou plus populaires que d’autres. La
distribution des accés peut être ajustée par un paramètre α. Lorsque α = 1, la
distribution est fortement biaisée, tandis que pour des valeurs de α proches de 0,
la distribution devient plus uniforme.

Au cours de l’exécution d’un test, la distribution des abonnés peut changer
légèrement, ce qui pourrait affecter les propriétés du réseau social. Pour éviter
cela, à chaque fois qu’un utilisateur suit ou se désabonne d’un autre, une opération
inverse est appliquée immédiatement après. Cette opération secondaire ne fait
pas partie des mesures de performance du test. Il est à noter ici que certaines
utilisations du benchmark Retwis n’ont pas pris garde à préserver cet invariant
(e.g., [59]).

4.3.4 Analyse des résultats

Scalabilité

La Figure 4.4 présente les résultats obtenus en fonction du nombre d’utilisateurs
et du nombre de threads utilisés. Le paramètre α est fixé à 1 dans cette expérience,
ce qui correspond à une distribution biaisée des utilisateurs. Les performances
rapportées dans cette figure sont comparées à celles de JUC.
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Figure 4.4 – Résultats expérimentaux pour l’application de type réseau so-
cial. La performance est relative à la mise en œuvre de référence utilisant
java.util.concurrent (JUC). La colonne la plus à droite (DAP) correspond
à une implémentation share-noting. Le nombre d’utilisateurs du réseau social va-
rient, passant de 100000, 500000 puis 1000000.

Nous observons que DEGO surpasse systématiquement la mise en œuvre de réfé-
rence JUC, sauf dans le cas où un seul thread est utilisé pour exécuter les tests. Plus
précisément, DEGO offre des gains de performance variant entre 0.89x et 1.7x par
rapport à JUC, le gain maximal étant obtenu avec 105 utilisateurs et 80 threads.
Ces performances se rapprochent de celles obtenues avec l’implémentation DAP,
qui est présentée à droite de la Figure 4.4.

Plusieurs facteurs peuvent influencer les performances dans ce contexte, tels
que la taille du cache CPU et celle de l’ensemble des données dans l’application.
Cependant, un facteur qui peut limiter les avantages de DEGO est l’augmentation
de l’empreinte mémoire de l’application due aux métadonnées supplémentaires
nécessaires pour gérer les objets ajustés. Dans une version initiale de nos tests, les
structures de données qui stockaient les abonnés et les utilisateurs suivis étaient
toutes deux ajustées (car ils sont de type CWSR). Néanmoins, cet ajustement a
provoqué une surcharge mémoire qui annulait les gains de performance résultant
de la réduction de la contention.
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Figure 4.5 – Évolution des performances en faisant varier la distribution d’accès
de 100000 utilisateurs. On compare les implémentations suivantes : (JUC) une
mise en œuvre de référence basée sur java.util.concurrent, (DEGO) une autre
utilisant des objets ajustés, et (DAP) une implémentation de type share-noting.

Localité

La Figure 4.5 examine l’influence de la distribution des utilisateurs sur les
performances. Il y a 100000 utilisateurs du réseau social dans cette expérience.
Lorsque la distribution est biaisée, une forte localité avantage DEGO. En effet, dans
un tel cas, la contention devient le facteur dominant en termes de performance. À
l’inverse, lorsque les utilisateurs sont choisis de manière uniformément aléatoire,
l’efficacité du cache du processeur diminue, réduisant ainsi l’écart de performance
avec JUC.

Dans cette application, l’ensemble des clés utilisateurs n’est pas complètement
disjoints entre les threads : en effet, un utilisateur géré par un thread p peut tout
à fait suivre un utilisateur géré par un autre thread q. Toutefois, dans la mise en
œuvre DAP, ce n’est pas le cas. Si un utilisateur est géré par un thread p il ne peut
suivre que les utilisateurs géré par p. En d’autres termes, les clés sont explicitement
non partagées entre les threads. Ceci garantie que les accès soient à parallélisme
disjoints et donc l’implémentation share-nothing. Ce choix de conception renforce
la localité des données pour les objets DEGO par rapport aux objets DAP. Ainsi,
on peut observer que le taux de cache-miss pour DEGO est inférieur à celui DAP
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(d’environ 3%). Cela explique que DEGO soit plus performant que DAP dans la
Figure 4.5. Notons qu’un tel écart se réduit (puis s’inverse) à mesure que le nombre
d’utilisateurs diminue, du fait les données finissent par tenir dans le cache.

Résumé

Cette section évalue les performances de DEGO dans le cadre d’une application
concrète de type réseau social. Le benchmark utilisé pour cette évaluation
s’inspire de Retwis [69]. Les résultats montrent que les objets ajustés de
la bibliothèque DEGO permettent d’obtenir des performances supérieures à
celles de leurs homologues du JDK. Avec 80 threads exécutant des opérations
concurrentes, le débit d’opérations est jusqu’à 1, 7 fois plus élevé.

4.3.5 Conclusion du chapitre

Au cours de ce chapitre, nous avons présenté une bibliothèque d’objets ajustée
qui s’appelle DEGO. Cette bibliothèque met en œuvre les principes théoriques que
nous avons introduits dans le Chapitre 3. Elle contient des collections partagées
(e.g., set, list et map), ainsi que d’autres objets courants comme des compteurs et
références. Nous avons présenté les logiques de construction de ces objets partagés.

Dans la seconde partie du chapitre, les objets proposés dans DEGO ont été
évalués. Nous utilisons pour ce faire deux types de benchmarks. D’abord des
micro-benchmarks proches de la suite Synchrobench proposée par Gramoli [21].
Par ailleurs, nous avons aussi utilisé une application de type réseau social, inspirée
de Retwis [69].

Nos résultats montrent que les objets ajustés améliorent la performance des
applications concurrentes lorsque la situation est propice Ainsi, avec les micro-
benchmarks nous obtenons une accélération de la latence des opérations pouvant
aller jusqu’à deux ordres de grandeur par rapport à la mise en œuvre de référence
reposant sur le JDK. Dans l’application de type réseau social, le gain maximal est
autour de 1.7x.



Chapitre 5

Conclusion

Cette thèse a motivé, présenté et évalué le principe d’ajustement. L’idée
centrale de ce principe est de spécialiser un objet partagé. Nous avons vu qu’ajuster
un objet revient à restreindre son interface (exprimé par un sous-typage) et/ou à
rendre asymétrique son utilisation. L’objectif d’un ajustement est l’obtention de
meilleures performances dans le cadre d’un usage applicatif spécifique.

Ci-après, nous faisons un état des lieux de ce travail (Section 5.1). Puis, nous
verrons les limites de cette approche ainsi que les difficultés que nous avons ren-
contrées dans sa réalisation (Section 5.2). Enfin, nous clôturerons cette thèse par
un aperçu des travaux futurs et questions qu’elle soulève (Section 5.3).

5.1 Résumé

Contexte de motivation

Les infrastructures informatiques modernes reposent sur des machines multi-
processeurs et multicœurs. La conception de programmes parallèles capables de
passer à l’échelle sur ces architectures constitue un réel défi pour tout dévelop-
peur. Pour aider à leurs réalisations, des bibliothèques d’objets partagés existent
dans de nombreux langages de programmation. Toutefois, ces bibliothèques sont
génériques dans le sens où les abstractions qu’elles proposent ont une interface
étendue afin de couvrir leurs nombreux cas d’usage. Le point de départ de cette
thèse est la question de savoir s’il est intéressant de spécialiser ces objets afin de
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les rendre plus performants.

Analyse des usages

Afin de répondre à la question ci-dessus, nous avons conduit une étude ap-
profondie sur l’utilisation des objets partagés dans les logiciels modernes. Pour ce
faire, nous avons réalisé une analyse sur 50 projets de la fondation Apache. Cette
analyse a mis en évidence une augmentation progressive de l’utilisation des objets
partagés, liée à l’accroissement du parallélisme matériel. Bien que leur proportion
reste faible dans les codes source, ces objets sont utilisés dans les fichiers les plus
souvent modifiés par les développeurs. Ceci souligne la centralité des questions de
concurrence dans les programmes actuels.

Une analyse fine des méthodes utilisées révèle que seule une fraction des fonc-
tionnalités des objets partagés est couramment sollicitée, certaines méthodes se
distinguant par leur usage fréquent. Par ailleurs, il apparaît que certaines de ces
méthodes sont fréquemment appelées sans que leur valeur de retour soit exploi-
tée. Ces observations suggèrent des possibilités d’optimisation en spécialisant les
objets partagés à leurs usages spécifiques dans un programme donné, avec à la clé
des gains potentiels en termes de performance. De fait, cette approche existe déjà
dans des projets de grande envergure. En effet, certains développeurs experts ont
recours à l’usage d’objets ad hoc dans des situations spécifiques.

Canevas théorique

Fort de cette étude, nous avons proposé dans un premier temps de définir cette
spécialisation, dite ajustement. Pour formaliser et analyser les objets ajustés,
nous avons introduit un outil conceptuel : le graphe d’indistinguabilité. Ce
graphe permet de caractériser la capacité d’un objet partagé à différencier plu-
sieurs entrelacements d’opérations. Il se construit à partir du type de l’objet et des
permissions d’accès des différents threads. Nous avons vu que la connexité, la den-
sité ainsi que le nombre de labels par arêtes de ce graphe sont des indicateurs de
la capacité de l’objet à passer à l’échelle (scalabilité). En un mot, un graphe dense
rend l’objet plus scalable. Ajuster un objet revient à restreindre son interface (ex-
primé sous la forme d’un sous-typage) et/ou à rendre asymétrique son utilisation



5.1. RÉSUMÉ 133

par les threads. Un ajustement se traduit par une augmentation du nombre d’arcs
dans les graphes d’indistinguabilité de l’objet. Une fois ce principe d’ajustement
défini formellement, nous avons illustré différents types d’ajustements possibles.

Bibliothèque DEGO et évaluation

La seconde partie de cette thèse met en pratique les résultats ci-dessus. Dans
cette partie, nous présentons la bibliothèque d’objets ajustés DEGO. Cette biblio-
thèque inclut des collections partagées (e.g., set, list et map), ainsi que d’autres
objets comme des compteurs, files et références pour de multiples cas d’usage. Elle
couvre autour de 11000 lignes de Java.

La thèse se poursuit avec une démonstration de l’intérêt pratique des objets de
DEGO. Pour ce faire, nous utilisons deux types de benchmarks. D’abord, les objets
ajustés sont validés au travers d’une série de micro-benchmarks. Ces benchmarks,
proches de la suite Synchrobench [21], visent à observer leurs comportements sous
différentes charges de travail. Ainsi nous analysons ces objets en cas de forte conten-
tion, avec un workload mixte, ou encore en variant la taille du working set. Les
performances obtenues sont comparées à celles des objets partagés du Java Deve-
lopment Kit (JDK), que l’on trouve dans la bibliothèque java.util.concurrent.
Les résultats obtenus montrent que les objets ajustés surpassent systématiquement
leurs homologues du JDK.

Nous évaluons ensuite les performances des objets ajustés disponibles dans
DEGO pour le développement d’une application moderne. Cette application a été
entièrement écrite par nos soins afin d’effectuer une analyse fine des points de
contention dans un cadre réaliste. Elle simule un réseau social similaire à Twitter,
permettant ainsi de tester les objets ajustés dans un environnement concurrent
à grande échelle. Cette application est inspirée du benchmark Retwis [69]. Les
résultats montrent de nouveau que les objets ajustés offrent des performances
supérieures aux objets du JDK.

Dans l’ensemble, ces expériences soulignent la pertinence de la bibliothèque
d’objets ajustés DEGO, notamment pour des contextes applicatifs où une gestion
efficace de la concurrence est déterminante.
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5.2 Difficultés rencontrées et limites

Cette thèse développe une approche générale visant à améliorer les perfor-
mances des programmes parallèles. Elle couvre à la fois des aspects théoriques et
pratiques. Une des difficultés rencontrée est le passage de la théorie vers la pra-
tique. Ainsi, bien que certains objets ajustés semblent prometteurs sur le papier,
il y a de nombreux défis d’implémentation. Ci-après, nous soulignons certaines de
ces difficultés, puis nous discutons des limites de notre approche.

Une mise en œuvre complexe

La première difficulté est que les performances initialement observées ne sont
pas toujours conformes aux attentes. Par exemple, ce fut le cas avec la classe
QueueMASP. Pour rappel, la méthode poll de cette classe ne nécessite aucun mé-
canisme de synchronisation explicite (a contrario de ConcurrentLinkedQueue).
Or, nous avons constaté au départ que l’ajout d’éléments dans la file ajustée était
plus lent, alors même que le code exécuté est identique. Après analyse, nous avons
découvert que cette différence était causée par un phénomène de false sharing. En
effet, comme l’opération poll est plus efficace dans la file ajustée, le pointeur de
la tête de la file est mis à jour plus fréquemment, générant ainsi des conflits de
cache entre threads. Pour résoudre ce problème dans la version actuelle, nous utili-
sons l’annotation @Contended, qui permet de faire du padding mémoire, réservant
ainsi la ligne de cache pour cette variable. Une fois cette modification apportée,
les performances obtenues sont nettement meilleures, comme vu en Section 4.2.

Un autre défi rencontré concernait la gestion de l’empreinte mémoire. Par
exemple, bien que le padding ait résolu le problème de false sharing, il a également
augmenté l’empreinte mémoire de la file ajustée. Cela a eu pour effet d’entraîner
des lectures plus fréquentes depuis la mémoire principale, au détriment du cache.
Avec un grand nombre d’utilisateurs dans l’application de réseau social, ce surcoût
en écriture a nullifié les gains liés à l’ajustement. Un problème similaire s’est aussi
produit lors de l’utilisation d’objets ajustés basés sur une segmentation. Lorsque
le nombre de threads et d’utilisateurs dans le système augmentait, le nombre de
segments créés devenait de plus en plus important. Ceci a eu pour effet d’ampli-



5.3. TRAVAUX FUTURS 135

fier les coûts liés à la gestion mémoire. Or, cette amplification des coûts n’a été
apparente que lorsque nous avons effectué des scénarios à grande échelle.

Limites de notre approche

Les difficultés ci-dessus illustrent certaines des limites du principe d’ajustement.
En premier lieu, l’existence d’une construction théorique pour implémenter un
objet avec peu (voir pas) de conflits n’assure pas en pratique de son utilité avec
le matériel actuel. C’est par exemple le cas pour certains des résultats énoncés
dans le Chapitre 3 qui repose sur des constructions génériques (dites univerelles).
Un autre point est que le modèle théorique néglige la hierarchie mémoire et son
impact sur les performances. En particulier, un ajustement peut conduire à une
amplification mémoire, qui se traduit par des cache hits moins fréquents. Avec les
architectures actuelles, il y a un ordre de grandeur entre le temps d’accès au cache
CPU et la mémoire principale. Ainsi, comme l’illustrent les exemples précédents,
cette amplification mémoire peut annuler tout gain lié à une moindre contention
avec les objets ajustés.

5.3 Travaux futurs

Cette étude ouvre des perspectives prometteuses, tant sur le plan théorique
que pratique, pour approfondir et élargir les travaux présentés. Nous en élaborons
certaines en particulier ci-dessous.

Mieux comprendre les usages

Notre étude de l’usage des objets partagés dans les programmes parallèles a été
réalisée de manière statique, sur des bases de code. En allant plus loin, on pourrait
envisager une analyse dynamique des applications. Cette dernière permettrait de
capturer l’usage précis des objets au cours de l’exécution, et voir lesquels d’entre
eux sont clés pour la performance.
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Mieux comprendre la scalabilité

Sur le plan théorique, il serait pertinent d’explorer plus en détail la relation
entre la structure du graphe d’indistinguabilité et la capacité d’un objet à supporter
une mise à l’échelle efficace. Une compréhension plus fine de cette relation pour-
rait offrir des critères plus précis pour caractériser les objets ajustés en termes de
scalabilité. Conjointement, d’un point de vue pratique, une avancée notable consis-
terait à automatiser la génération du graphe d’indistinguabilité. Ceci facilitant la
comparaison entre objets pour déterminer lequel offre la meilleure scalabilité dans
un contexte donné.

Étendre les critères de correction

L’étude actuelle porte essentiellement sur des objets linéarisables et sans-attente.
Un prolongement naturel consisterait à étendre nos résultats à des modèles de cohé-
rence plus faibles et/ou à des conditions de progrès moins strictes. Cela permettrait
d’élargir l’applicabilité des concepts développés à un éventail plus large d’objets
partagés et de programmes.

Injecter automatiquement des objets ajustés

Enfin, on pourrait aussi travailler sur la substitution automatique d’objets par-
tagés par des versions ajustées. Cela permettrait de manière simple d’optimiser un
programme parallèle, rendant notre approche plus accessible aux développeurs.
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Annexe A

Modèle du système

Nous considérons le modèle de calcul distribué standard à mémoire partagée
[24]. Ci-après, nous introduisons les éléments de ce modèle de calcul, ainsi que des
notions clés pour énoncer nos résultats.

Objet

Un objet est défini par un type de données. Le type de données modélise les états
possibles de l’objet, les opérations permettant d’y accéder, ainsi que les valeurs
de réponse associées à ces opérations. Formellement, un type de données est un
automate A = (S, s0, C,V , τ) où S représente l’ensemble des états de A, s0 ∈ S
son état initial, C les opérations de A, V les réponses, et τ : S ×C → S ×V définit
la relation de transition.

Une opération c est dite totale si S × c est dans le domaine de τ . L’opération
c est déterministe si la restriction de τ à S × c est une fonction. Dans ce qui suit,
nous supposons que toutes les opérations sont totales et déterministes.

Les champs .st et .val extraient respectivement les composantes d’état et de
valeur de réponse d’une opération, c’est-à-dire que pour un état s et une opéra-
tion c, τ(s, c) = (τ(s, c).st, τ(s, c).val). La fonction τ+ est définie par l’application
répétée de τ , c’est-à-dire que pour une séquence d’opérations σ = ⟨c1, . . . , cn≥1⟩ et
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un état s, nous avons :

τ+(s, σ)
△
=

{
τ(s, c1) si n = 1,
τ+(τ(s, c1).st, ⟨c2, . . . , cn⟩) sinon.

Logique de Hoare

Nous utilisons les notations de Hoare pour spécifier les objets. Une opération c

est définie comme un triplet [P ]c[Q], où P et Q sont respectivement les précondi-
tions et postconditions de c, c’est-à-dire des prédicats sur l’état de l’objet. Lorsque
c est exécutée dans un état qui satisfait P et qu’à la fin de l’exécution de c, Q est
satisfaite, le triplet [P ]c[Q] est vrai. En revanche, lorsque c est appliquée à un état
qui ne satisfait pas P (ou Q), alors l’opération c n’altère pas l’objet et retourne la
valeur spéciale ⊥.

Ci-dessous, nous utilisons ces notations pour spécifier un compteur avec les
opérations increment, get et reset. Comme d’habitude, s représente l’état de
l’objet et s′ est le nouvel état après l’application de l’opération. Nous notons r la
valeur de retour de l’opération.

- [true] inc() [s′ = s+ 1 ∧ r = s′]

- [true] get() [r = s]

- [true] reset() [s′ = 0]

Principe de substitution de Liskov

Un type de données S est un sous-type de T lorsque les conditions suivantes
sont remplies. (1) Il existe une fonction d’abstraction qui mappe un état (valide)
du sous-type à un état du super-type ; (2) S préserve les opérations de T . Cela
signifie que si [P ]cS[Q] de S correspond à l’opération [P ′]cT [Q

′] de T , alors il est
vrai que : (2a) Soit cS et cT ont toutes les deux un résultat, soit aucune des deux
n’en a. (2b) règle de précondition : cS peut être appelée au moins dans tout état
requis par cT (P ′ ⇒ P ). (2c) règle de postcondition : la postcondition de cS est
plus forte que la postcondition de cT (Q ⇒ Q′). De plus, (3) une règle concernant
la spécification de T portant sur ses propriétés historiques est maintenue avec S.
Dans [54], Liskov et Wing définissent un principe de substitution qui permet de
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remplacer un type par un autre. Ce principe exige que si une propriété P(O) est
vraie pour tout objet O de type T , alors P(O′) est vraie pour tout objet O′ de
type S.

Histoires

Nous considérons un modèle à temps global ainsi qu’un ensemble fini de pro-
cessus, appelés threads. Chaque thread peut subir un arrêt (crash) dans son calcul.
Une histoire est une séquence d’invocations et de réponses d’opérations par les
threads sur un ou plusieurs objets. Nous notons c⇝h d lorsque l’opération c pré-
cède d dans l’histoire h. Cet ordre est appelé causalité (ou « précédence »). Les
opérations non reliées par ⇝H sont dites concurrentes. Dixit Herlihy [24], les his-
toires possèdent diverses propriétés selon la manière dont les invocations et les ré-
ponses sont entrelacées. Pour être complet, nous rappelons ces propriétés ci-après :
(i) Une histoire h est complète si chaque invocation a une réponse correspondante.
(ii) Une histoire séquentielle h est une séquence non entrelacée d’invocations et de
réponses correspondantes, possiblement terminée par une invocation sans réponse.
Lorsqu’une histoire h n’est pas séquentielle, nous disons qu’elle est concurrente.
(iii) Une histoire h est bien formée si (i) la restriction h|p est séquentielle pour
chaque processus client p, (ii) chaque opération c est invoquée au plus une fois
dans h, et (iii) pour chaque réponse resi(c, v), il existe une invocation invi(c) qui la
précède dans h. (iv) Une histoire bien formée h est légale si, pour chaque objet O,
h|O est à la fois complète et séquentielle, et en notant ⟨c1, . . . , cn≥1⟩ la séquence
des opérations apparaissant dans h|O, si une valeur de réponse apparaît pour une
opération ck dans h|O, elle est égale à τ+(s0, ⟨c1, . . . , ck⟩).val.

Linéarisabilité

Deux histoires h et h′ sont équivalents si elles contiennent le même ensemble
d’événements. Soit un objet O et une histoire h de O, h est linéarisable [24] si elle
peut être étendue (en ajoutant zéro ou plusieurs réponses) pour former une histoire
complète h′ équivalente à une histoire légale et séquentielle l de S tel que <h′⊆<l.
Dans un tel cas, l’histoire l est appelée une linéarisation de h. Les histoires d’un
objet O sont toutes les histoires linéarisables qui peuvent être construites avec les
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opérations de S.

Progrès sans attente (Wait-freedom)

Dans un système distribué, il est souhaitable qu’un thread puisse terminer
ses tâches indépendamment de l’activité des autres threads. Cette propriété est
appelée le progrès sans-attente (en anglais, wait-freedom).

Tâche distribuée

Notons n le nombre de threads dans le système. Une tâche distribuée ∆ est
définie par un ensemble I de n-vecteurs d’entrées, un ensemble O de n-vecteurs
de sorties et une fonction ∆ de I vers 2O. Si la valeur d’entrée d’un thread p

dans I ∈ I est ⊥, nous disons que p ne participe pas au vecteur d’entrée I.
De même, si O[p] vaut ⊥, le thread p ne décide pas dans O. Pour chaque tâche
distribuée ∆ = (∆, I,O), nous exigeons que : (i) un thread puisse ne pas décider
((∀p : O′[p] ∈ {O[p],⊥}∧ (I, O) ∈ ∆) ⇒ (I, O′) ∈ ∆), et que (ii) un thread qui ne
participe pas ne décide pas ((I[p] = ⊥ ∧ (I, O) ∈ ∆) ⇒ O[p] = ⊥).



Annexe B

Preuves

B.1 Graphe d’indistinguabilite

Lemma 1. Considérons un objet partagé O de type T , un état s de T , et un
ensemble B d’opérations. Si c est labellisant dans GT (B, s), alors pour toute per-
mutation x ∈ B, la valeur de la réponse de c dans x correspond à la réponse
obtenue en appliquant c à l’état s.

Démonstration. Considérons une permutation x de B, et soit v la valeur de la
réponse de c dans x. Prenons également y, une permutation de B qui commence
par c. Puisque c est labellisant dans GT (B, s), il existe un arc (x, y) dans GT (B, s)

avec un label contenant c. Par conséquent, la réponse de c dans x est identique à
celle dans y. Étant donné que c est la première opération dans y, sa réponse est
τ(s, c).val.

Theorem 1. Considérons un type de données lisible T /∈ CN 1. Alors, CN (T ) =

max{k : ∃l ≥ 2 · T ∈ D(k, l)}

Démonstration. Le théorème est démontré en deux étapes successives.
Tout d’abord, nous montrons que si un type T peut résoudre consensus parmi

k threads, alors il doit exister un état s et un ensemble d’opérations B, tel que
|B| = k, et de sorte que le graphe de conflits G(B, s) possède au moins deux
composantes connexes. Cela implique que le nombre de consensus de T est inférieur
ou égale à max{k : ∃l ≥ 2 · T ∈ D(k, l)}.
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Ensuite, nous prouvons que le consensus binaire peut être résolu parmi n

threads, sous l’hypothèse que, pour un ensemble d’opérations B avec |B| = n et un
état s, G(B, s) contient au moins deux composantes connexes. Par conséquent, le
nombre de consensus de T est supérieur ou égale à max{k : ∃k ≥ 2 · T ∈ D(k, l)}.

(≤)

Soit un algorithme A résolvant le consensus binaire entre n threads, utilisant un
nombre quelconque d’objets de type T et de registres. Notre raisonnement s’appuie
sur l’argument classique reposant sur la valence introduit dans FLP par Fischer
et al. [17]. En résumé, ce raisonnement se déroule comme suit : nous considérons
toutes les exécutions de A. Dans une exécution, les états collectifs des threads
et de la mémoire partagée à un instant donné sont appelés une configuration.
Les configurations de toutes les exécutions de A sont connectées pour former un
graphe orienté. Il existe une arête e étiquetée avec p entre les configurations C
et D lorsque la prochaine opération du thread p dans C mène à la configuration
D. Si c est la prochaine opération appelée par un thread dans la configuration C,
alors C.c est la configuration atteinte après son application. Une configuration C
est 0-valente (respectivement 1-valente) lorsqu’un processus peut décider 0 (resp.
1) dans une configuration succédant à C. La configuration C est monovalente si
elle est soit 0-valente soit 1-valente ; sinon, la configuration est dite bivalente. C est
critique lorsqu’elle est bivalente et que toute configuration immédiatement après
C est monovalente.

En appliquant un raisonnement classique [25], on peut montrer qu’il doit exister
une configuration critique C. De plus, dans la configuration C, tous les threads sont
sur le point d’accéder au même objet, disons O, de type T . Soit s l’état de l’objet
O dans C. Notons B le multiensemble des n opérations que les threads sont sur le
point d’exécuter.

Pour u ∈ {0, 1}, il existe xu ∈ perm(B) tel que pour tout z non vide, z ⊑ xu,
z mène à une configuration u-valente depuis C. En effet, étant donné que C est
bivalente, il existe deux opérations c0, c1 ∈ B amenant s respectivement à une
configuration 0-valente et 1-valente. Ainsi, toute permutation de B débutant par
c0 (resp., c1) mène à une configuration 0-valente (resp., 1-valente). Nous choisissons
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x0 et x1 parmi ces permutations.
Ensuite, nous observons que si G(B, s) a une seule composante connexe, alors x0

et x1 ont la même valence. Si [x0] = [x1], alors il existe des permutations successives
y1, . . . , yk≥2 telles que (i) y1 = x0 et yk = x1, et (ii) pour chaque i ∈ [1, k],
yi ∼ ci, syi+1 pour une certaine opération ci. Comme yi ∼ ci, syi+1, l’opération
ci retourne la même valeur de réponse dans yi et yi+1. De plus, il existe un état
commun après ci dans yi et yi+1. Soient zi et zi+1 les préfixes correspondants, et soit
p le thread sur le point d’exécuter ci depuis la configuration C. Tant D = C.zi que
D = C.zi+1 sont indistinguables pour p. En conséquence, toute exécution en solo
de p commençant depuis D est également applicable à D′ (et vice-versa). Ainsi,
elles ont la même valence. Par induction, nous en déduisons que x0 et x1 ont la
même valence, ce qui constitue une contradiction.

(≥)

Le résultat est obtenu par des réductions successives. Nous nous appuyons sur
deux variantes du problème de consensus binaire, à savoir le consensus faible et
le consensus par équipe. Dans le consensus faible, la condition de terminaison
est remplacée par une propriété plus faible : il existe une exécution où la valeur
0 est décidée et une autre où la valeur 1 est décidée. Le consensus par équipe
divise les threads en deux équipes (connues à l’avance). La propriété d’accord
du consensus est alors remplacée par : si tous les threads d’une équipe ont la
même valeur d’entrée, alors aucun thread ne décide d’une valeur différente. À
partir du consensus faible, on peut obtenir le consensus par équipe, puis à partir
du consensus par équipe, le consensus (binaire) lui-même. Ces deux réductions
sont des résultats bien établis dans la littérature [45]. Nous montrons que sous
l’hypothèse de l’existence de deux composantes, le consensus faible est solvable.

Supposons que pour un multiensemble d’opérations B avec |B| = n et un
état s, G(B, s) contienne au moins deux composantes connexes. Pour résoudre le
consensus faible, nous utilisons un seul objet partagé O de type T . L’algorithme
fonctionne comme suit.

Construction 1. Initialement, l’objet O est placé dans l’état s. Selon le résultat
de [9], il est possible de faire cette hypothèse. En suivant un ordre (canonique) <
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sur B, on associe à chaque thread p une opération unique (bien sûr, autorisée par
O.m) cp ∈ B. De même, chaque classe [x] dans G(B, s) est associée à une valeur
d([x]) ∈ {0, 1}. Lors de la proposition de la valeur u au consensus, le thread p

appelle cp, renvoyant un certain résultat r de cet appel. Ensuite, il lit l’objet O,
renvoyant un état s′. Il doit exister B′ ⊆ B et x ∈ perm(B′) tels que cp retourne r

dans x et que l’état s′ suive cp dans x. Une classe unique [z] dans G(B, s) satisfait
z[0] = x[0]. Le thread p retourne d([z]).

Établissons maintenant la validité de la construction précédente. À cette fin,
considérons un thread p qui prend une décision lors d’une exécution. Notons l

la linéarisation des opérations sur O au cours de cette exécution. Il existe une
permutation x des opérations dans B telle que (i) l soit un préfixe de x, et (ii) si
cp retourne r dans l, alors cp retourne nécessairement r dans τ(s, x). D’après (i) et
le Lemma 1, la première opération dans l, disons cq, est aussi la première opération
dans x. Cette opération identifie la composante, notée [z], à laquelle x appartient.
Par (ii), cp retourne r dans τ(s, x). Ainsi, p calcule [z] dans la construction et
retourne d([z]). Cela prouve l’accord.

Pour u ∈ {0, 1}, il existe une composante [z]u avec d([z]u) = u. D’après ce
qui précède, pour une permutation xu ∈ [z]u, si xu[0] correspond à la linéarization
d’une exécution, alors u est décidée. On considère donc une histoire séquentielle où
les opérations des threads sont jouées dans l’ordre xu. Ceci montre que la validité
faible est respectée.

Pour compléter le résultat précédent, nous proposons ci-dessous une cartogra-
phie exhaustive des objets lisibles de la classe CN 1.

Rappelons tout d’abord qu’un objet T est dit "sans histoire" (historyless en
anglais) lorsque toute paire d’opérations d’écriture (c, d) est recouvrante, à savoir
l’état après c est le même qu’après d puis c, et réciproquement [37]. Il est bien établi
que les objets de ce type appartiennent à la classe CN 1. De plus, cette classification
s’applique également si l’ensemble des opérations d’écriture sont commutatives.

Deux opérations sont qualifiées de faiblement commutatives si, quel que soit
l’état de l’objet, les appliquer dans un ordre quelconque aboutit au même état
final, et une de ces deux opérations n’a pas conscience de l’existence de l’autre
opération. À titre d’exemple, une opération de lecture et une opération d’écriture



B.1. GRAPHE D’INDISTINGUABILITE 157

sont faiblement commutatives. Cela est également vrai pour un incrément et un
fetch-and-add.

Un objet T est considéré comme permissif lorsque toutes les paires d’opérations
d’écriture le concernant sont soit recouvrantes, soit faiblement commutatives. Le
résultat suivant établit que les objets lisibles dans CN 1 sont précisément les objets
permissifs. Ce résultat a été trouvé concurremment par Khanchandani et al. [40,
Théorème 1].

Lemma 2. Un objet lisible T appartient à CN 1 si, et seulement si, T est permissif.

Démonstration. (⇒) (Par contradiction.) Supposons que T ne soit pas permissif.
Cela implique qu’il existe au moins une paire d’opérations qui n’est ni recou-
vrante, ni faiblement commutative. Autrement dit, cela signifie qu’il existe un
triplet (s, c, d), où c et d sont deux opérations distinctes, tel que :

¬ ∨ (τ(s, c) = τ(s, dc))

∨ (τ(s, d) = τ(s, cd))

∨ ∧ (τ(s, cd).st = τ(s, dc).st)

∧ ∨ (τ(s, c).val = τ(s, dc).val)

∨ (τ(s.d).val = τ(s.cd).val)

= ∧ ∨ (τ(s, c).st ̸= τ(s, dc).st)

∨ (τ(s, c).val ̸= τ(s, dc).val)

∧ ∨ (τ(s, d).st ̸= τ(s, cd).st)

∨ (τ(s, d).val ̸= τ(s, cd).val)

∧ ∨ (τ(s, cd).st ̸= τ(s, dc).st)

∨ ∧ (τ(s, c).val ̸= τ(s, dc).val)

∧ (τ(s.d).val ̸= τ(s.cd).val)

Nous allons démontrer que, dans ce contexte, il est possible de résoudre consen-
sus pour deux threads, notés p et q :

Tout d’abord, supposons que les conditions suivantes soient vérifiées : (i) τ(s, c).val ̸=
τ(s, dc).val et que (ii) τ(s, d).val ̸= τ(s, cd).val. Pour résoudre consensus dans ce
cas, nous utilisons un registre par thread et un objet O de type T , initialement
dans l’état s. Le thread p (respectivement q) écrit sa proposition dans son registre,
puis applique l’opération c (respectivement d) à l’objet O. Après avoir effectué
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ces opérations, chaque thread peut déterminer si l’opération qu’il a appliquée est
linéarisée avant ou après l’autre opération. Si p observe que c est linéarisé avant d,
il décide de sa propre proposition. Dans le cas contraire, il choisit la proposition
de l’autre thread.

Dans le cas où τ(s, cd).st ̸= τ(s, dc).st, la construction est légèrement différente.
En plus d’écrire dans le registre et d’appliquer les opérations, chaque thread doit
également lire l’état de l’objet après l’application de son opération. Cette lecture
supplémentaire permet de déterminer l’ordre de linéarisation des opérations.

(⇐) Supposons qu’il existe un protocole de consensus pour deux threads im-
plémenté à partir d’objets permissifs et de registres atomiques de lecture/écriture.
Comme dans la preuve de Théorème 1, soit C une configuration bivalente où les
deux threads sont prêts à accéder au même objet permissif O. Le thread p est sur
le point d’exécuter une opération c qui mène à un état (disons) 0-valent, tandis
que l’opération d de l’autre thread q conduit à un état 1-valent.

Premièrement, considérons qu’une opération écrase l’autre : Soit D la confi-
guration 0-valente si c est appliqué puis d, et soit D′ la configuration 1-valente
lorsque d est exécuté en premier. Comme d écrase la valeur écrite par c, D et D′

ne diffèrent que dans l’état interne du thread p. Ainsi, q prend la même décision
en partant de D et de D′, ce qui est impossible puisque les deux configurations ont
une valence différente.

Ensuite, supposons que les deux opérations commutent faiblement : Soit s

l’état de l’objet O dans la configuration C. Puisque O est permissif, nous pouvons
supposer, sans perte de généralité, que τ(s, dc).val = τ(s, d).val et τ(s, cd).st =

τ(s, dc).st. Soit D la configuration 0-valente si c est exécutée puis d, et soit D′ la
configuration 1-valente si les deux opérations sont exécutées dans l’ordre inverse.
D’après ce qui précède, D et D′ ne sont pas distinguables pour q. Par conséquent,
toute exécution solo par q décide de la même valeur depuis D ou D′, ce qui constitue
une contradiction.

Dans la partie (≤) de la démonstration du Théorème 1, nous nous appuyons
sur le fait qu’un thread puisse lire l’état d’un objet, ce qui implique que l’objet soit
long-lived. Toutefois, si nous nous limitons aux objets one-shot, le raisonnement
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devient plus simple, car l’état final après une permutation des opérations n’a plus
d’importance. Dans un tel cas, la relation d’équivalence sur l’ensemble des opéra-
tions B ne dépend que des valeurs de retour obtenues lors des appels. La partie (≥)
de la démonstration reste inchangée. Pour la partie (≤), le thread n’a pas besoin
de lire l’état de l’objet. Il utilise simplement la valeur de retour de l’opération pour
identifier à quelle composante appartient l’exécution. Cela permet d’obtenir la ca-
ractérisation du Lemma 2 en s’appuyant sur l’observation fondamentale suivante :
si CN (T ) = 1, alors pour tout état s et pour tout ensemble d’opérations B tel que
|B| = 2, le graphe G(B, s) ne contient qu’une seule composante. Par conséquent,
l’objet T doit être permissif.

B.2 Prédire la mise à l’échelle

Proposition 1. Supposons que l’objet O soit one-shot. Il existe une implémen-
tation sans conflits de O si, et seulement si, B est labellisant pour tout GT (B, s)

dans ΓO.

Démonstration. (⇐) Pour implémenter O de manière sans conflits, nous procédons
ainsi : chaque thread maintient une copie locale de l’objet, initialement dans l’état
s. Lorsqu’un thread appelle une opération (au plus une fois, puisque l’objet est
one-shot), il applique l’opération à sa copie locale, puis renvoie la valeur de retour
correspondante. Il est évident que cette implémentation est à la fois sans attente
(wait-free) et sans conflits (conflict-free). La linéarisation découle du Lemma 1
et du fait que l’ensemble B est labellisant dans GT (B, s) pour tout ensemble B.
Plus précisément, considérons une exécution ρ dans laquelle les threads effectuent
les opérations contenues dans B. Soit x une permutation de B respectant l’ordre
temporel dans ρ. Par hypothèse, B est labellisant dans GT (B, s). En appliquant le
Lemma 1, la valeur de retour d’une opération c ∈ B est τ(s, c).val. Il en résulte
donc que x est une linéarisation de l’exécution ρ.

(⇒) Supposons maintenant que I soit une implémentation sans conflits et
sans attente pour O. Considérons un ensemble B d’opérations de taille |P|, et
deux permutations x, y ∈ perm(B). Soit ρx (respectivement, ρy) une exécution
de I dans laquelle tous les threads effectuent les opérations dans B selon l’ordre
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donné par x (resp. y). Cela est possible puisque B doit respecter les contraintes
de O.m et que I est sans attente.

Considérons maintenant une opération c ∈ B et une autre opération d qui
précède c dans x. Puisque I est sans conflits, c ne lit jamais un registre écrit par d.
Par conséquent, la valeur de retour de c dans x est τ(s, c).val. La même observation
s’applique pour la permutation y. De plus, comme les opérations n’écrivent pas
dans un registre partagé, l’état de l’objet reste identique après ρx et ρy. Cela
implique que l’opération c labellise la paire (x, y) dans GT (B, s).

Proposition 2. Il existe une implémentation sans conflits de O si, et seulement
si, B est labellisant pour tout GT (B, s) dans ΓO, avec |B| = 2.

Démonstration. Nous allons examiner chaque côté de l’équivalence de manière
détaillée.

(⇐) L’implémentation proposée est exactement la même que dans le cas one-
shot. Autrement dit, chaque thread conserve une copie locale de l’objet. Lorsqu’une
opération c est exécutée, celle-ci est appliquée à la copie locale et la valeur de retour
correspondante est renvoyée. Supposons maintenant que ρ soit une exécution de
cette implémentation et que h soit l’histoire induite par ρ. Comme cet algorithme
est sans attente (wait-free) nous pouvons supposer, sans perte de généralité, que
h est une histoire complète. Prenons ensuite une linéarisation de (ops(h),≪h),
où ops(h) dénote les opérations dans h et ≪h l’ordre temps-réel dans h. Soit
l l’histoire séquentielle où les opérations sont exécutées dans l’ordre de cette li-
néarisation. Nous devons maintenant démontrer que toutes les opérations dans l

produisent exactement les mêmes valeurs de retour que dans h. Cela établira que
h est effectivement linéarisable. Pour ce faire, nous parcourons chaque opération,
thread par thread, en tenant compte de l’ordre dans lequel elles apparaissent dans
l. Chaque opération est « validée » en la déplaçant en tête de la séquence, de ma-
nière similaire à l’exécution de ρ. Plus précisément, considérons un thread p. Soit
c la dernière opération non validée exécutée par p, et d l’opération immédiatement
précédant c dans l. Si d a également été exécutée par p, alors nous avons terminé :
le début de la séquence contient toutes les opérations de p exécutées avant c, ce
qui correspond exactement à l’exécution de ρ. Sinon, c et d peuvent être échangées
tout en conservant les mêmes valeurs de retour partout. En effet, par hypothèse,
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Figure B.1 – Illustration du Lemma 3.

c et d produisent les mêmes valeurs de retour avant l’échange, et cet échange ne
modifie pas l’état de l’objet.

(⇒) Supposons maintenant un graphe d’indistiguabilité GT (B, s) dans ΓO, où
B = {c, d} est un ensemble d’opérations. Nous allons prouver que, si une implé-
mentation sans conflits I de O existe, alors B est labellisant dans GT (B, s). Nous
atteignons l’état s en réalisant d’abord une exécution séquentielle appropriée ρ0.
Cela est possible, car chaque opération peut être exécutée par au moins un thread.
Ensuite, considérons que deux threads, p et q, sont sur le point d’exécuter res-
pectivement les opérations c et d (avec c ∈ O.m[p] et d ∈ O.m[q]). Prenons une
continuation où p exécute d’abord c, suivi de l’exécution de d par q. Comme l’im-
plémentation I est sans conflits, la valeur de retour de d reste identique à celle
qui aurait été obtenue si d avait été exécutée en premier. Ainsi, l’opération d est
labellisante dans GT (B, s). En utilisant un raisonnement symétrique, c est égale-
ment labellisante. De plus, l’état de l’objet après l’exécution de cd est exactement
le même que celui après l’exécution de dc.

Lemma 3. Si c a un pouvoir de consensus, alors il n’existe pas d’implémentation
sans conflits de mise à jour de c.
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Démonstration. Soit T le type de données associé à l’opération c. Supposons que
c a une implémentation sans conflits de mise à jour, notée I. Soit A un algorithme
résolvant le consensus binaire à l’aide de l’opération c sur des objets de type T , et
supposons que tous ces objets soient implémentés avec I. Nous allons construire
une exécution ρ de A dans laquelle deux threads corrects, p et q, ne terminent
jamais.

La construction de ρ est illustrée dans la Figure B.1. Partant d’une configura-
tion initiale bivalente C0, l’exécution ρ atteint une configuration critique bivalente
C en alternant les pas de calculs de p et q. Notons que, si une telle configuraiton
n’est jamais atteinte, alors ρ ne décide jamais, ce qui est bien sûr impossible.

Dans la configuration C, les threads p et q sont sur le point d’exécuter le pas
de calcul sp et sq sur les registres Xp et Xq, respectivement. Ces pas de calcul sont
réalisés dans le cadre d’appels à l’opération c sur le même objet de type T (voir la
partie gauche de la Figure B.1). Si ce n’était pas le cas, nous pourrions appliquer
directement l’argument classique d’impossibilité du consensus en mémoire partagée
basée sur les lectures/écritures atomiques.

Maintenant, en fonction de la nature de ces pas de calculs, plusieurs cas se
présentent (partie droite de la Figure B.1) : (i) Si sp est une lecture sur Xp,
nous considérons une continuation solo λ de q à partir de s, où q parvient à
une décision. Cette même continuation λ est applicable à partir de C ′′ = C.sp,
menant à la même décision, ce qui crée une contradiction car C est bivalente. (ii) Si
sq est une lecture, le raisonnement précédent s’applique de manière symétrique.
(iii) Supposons maintenant que les deux pas de calcul soient des mises à jour des
registres. Puisque I est sans conflits de mise à jour, ces deux étapes ne peuvent
pas porter sur le même registre. Ainsi, ces deux opérations sont commutatives. Par
conséquent, la valence de la configuration C.sp.sq est la même que celle de C.sq.sp,
ce qui contredit le fait que C est critique.

Proposition 3. L’opération c est implémentable sans conflits de mise à jour si c
se déplace à gauche dans chaque GT (B, s) de ΓO. Lorsque c possède un pouvoir de
consensus, cette condition est également nécessaire.

Démonstration. Nous démontrons d’abord que la condition est suffisante. Suppo-
sons que c soit un left-mover. On va considérer l’implémentation suivante :
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Construction 2. Les threads partagent une horloge globale. Chaque thread pos-
sède également une copie de l’objet, un journal et une horloge locale. Les entrées
du journal sont des paires de la forme E = (d, θ), où d est une opération et θ son
horodatage (un entier).

Lors de l’appel d’une opération c, le thread lit d’abord l’horloge globale et stocke
sa valeur dans la variable t. Puis : (1) Si c est un left-mover, le thread ajoute
une entrée E = (c, t) à son journal, applique c à l’état local et stocke la valeur de
réponse dans la variable v. Sinon, (2) si c n’est pas un left-mover, le thread ajoute
une entrée E = (c,⊥) à son journal. Puis (2a) le thread lit et incrémente l’hor-
loge globale, et exécute une opération compare-and-swap pour modifier l’horodatage
de E avec la valeur de temps obtenue. Ensuite, (2b) le thread récupère l’horoda-
tage assigné à c (par lui-même ou un autre thread) et le stocke dans la variable
t. Le thread (2c) parcourt les journaux pour rechercher les opérations en attente,
c’est-à-dire les opérations dont l’horodatage est encore ⊥. Pour chaque opération
en attente, il exécute l’étape 2a pour lui assigner un horodatage. Ce mécanisme
d’aide est répété pour chaque autre thread dans l’ordre de son journal jusqu’à ce
qu’un horodatage supérieur à t soit assigné. Ensuite, (2d) le thread identifie dans
les journaux toutes les opérations comprises entre son horloge locale et t. Les opé-
rations non encore appliquées sont appliquées à la copie locale dans l’ordre de leurs
horodatages. Lors de cette application, la valeur de réponse de l’opération c est
stockée dans la variable v. Enfin, (3), l’horloge locale est mise à jour à t avant que
le contenu de la variable v soit retourné comme résultat de l’opération.

La construction ci-dessus est sans blocage car, lors de l’aide à l’étape 2c, un
thread poursuit jusqu’à assigner un horodatage supérieur à la variable t. Nous
prouvons ensuite que cette construction est également linéarisable.

Pour ce faire, considérons une exécution λ de la construction ci-dessus et l’his-
toire correspondante h. Puisque la construction est sans blocage, nous pouvons
toujours étendre λ pour compléter toute opération en attente. Ainsi, sans perte de
généralité, nous supposerons que h est complet. Dans l’exécution λ, un left-mover
c est vu par une opération d lorsque c est appliqué au moment où la réponse de d

est calculée, c’est-à-dire lorsque le thread qui fait l’appel exécute l’étape 2d.

Soit L la séquence des opérations qui ne sont pas des left-movers dans h,



164 ANNEXE B. PREUVES

ordonnée selon leurs horodatages. À partir de L, nous créons une séquence L′ de
la manière suivante : Pour chaque opération c ∈ L, nous ajoutons à L′ tous les
left-movers dans h vus par c et n’y figurant pas encore. Ensuite, nous ajoutons
l’opération c à L′. Ce processus est répété pour toutes les opérations dans L dans
l’ordre de la séquence (<L). À partir de L′, nous obtenons ensuite L̂ en réordonnant
les left-movers dans L′ selon le temps réel. Plus précisément, nous initialisons L̂

avec L′. Puis, pour deux left-movers c et d dans L̂, si c ⇝h d mais d <L̂ c, les
opérations c et d sont échangées dans L̂. Soit l l’histoire séquentielle induit par L̂.
Nous montrons ci-dessous que l est une linéarisation de h.

Dans la construction ci-dessus, l’état local est toujours défini de manière unique
par la séquence des opérations appliquées jusqu’ici. Nous pouvons formuler les deux
invariants suivants concernant la construction : (INV1) si c précède d et que d a
un horodatage, alors c a un horodatage inférieur à celui de d ; et (INV2) si c a un
horodatage inférieur à celui de d et que d n’est pas un left-mover, alors d voit c.
La preuve de ces invariants est simple et donc omise.

Premièrement, considérons deux opérations c ⇝h d. En raison de l’INV1, c
précède d dans L, ce qui implique c⇝l d, comme requis.

Deuxièmement, nous montrons que la valeur de retour d’une opération c dans
l est la même que dans h. Cela est trivial si c est un left-mover. En effet, quel que
soit l’état local, l’opération renvoie toujours la même réponse, celle de l’état initial
(voir la Section 3.2.5). Supposons maintenant que c n’est pas un left-mover.

Soit p le thread exécutant c dans h. Si c voit d, alors par construction d précède
c dans L′. C’est également le cas dans L̂, sauf si d a été échangé avec une opération
e après d. Dans ce cas, e⇝h d. Cependant, dans un tel cas, par INV2, c voit e et
doit donc précéder c dans L′, ce qui est une contradiction.

Ensuite, nous prouvons que chaque opération avant c dans L̂ est effectivement
vue par c. Considérons une opération d précédant c dans L̂. Il y a deux cas à
considérer : (i) d précède c dans L′, et (ii) c précède d dans L′. Si (i) est vrai,
alors par construction, c voit d, comme requis. Sinon (ii), d est échangée avec une
opération e <L′ c car d⇝h e. Par INV2, parce que c voit e, il doit aussi voir d, ce
qui contredit le fait que d est après c dans L′.

D’après ce qui précède, nous savons que les opérations avant c dans L̂ sont
celles que c voit. Nous utilisons cela pour prouver que la valeur de retour dans l
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est la même que dans h.
Soit x la séquence des opérations appliquées avant c pour calculer sa valeur

de réponse (étape 2d). Soit y égal à L̂|<c, c’est-à-dire toutes les opérations avant
c dans L̂. Nous avons établi que x et y contiennent exactement les mêmes opé-
rations. Selon INV2, les opérations qui ne sont pas des left-movers sont dans le
même ordre dans x et y. Ainsi, les deux séquences ne peuvent différer qu’en ce qui
concerne les left-movers. Soit d le premier left-mover dans x mal positionné par
rapport à y. Nous avançons d dans x en l’échangeant succéssivement avec l’opéra-
tion juste avant lui jusqu’à ce qu’il atteigne sa position dans y. Soit x̂ la séquence
d’opérations résultante. Comme d est un left-mover, τ(s0, x).st = τ(s0, x̂).st (voir
la Section 3.2.5). Ainsi, τ(s0, x.c).val = τ(s0, x̂.c).val, comme requis.

Nous en concluons que la valeur de retour de c dans h et dans l est la même.
À l’inverse, supposons que c a le pouvoir de consensus. D’après le Lemma 3,

il n’existe pas d’implémentation telle que c est sans conflits de mise à jour. Ainsi,
par vacuité, le fait que c soit left-mover est nécessaire.

Proposition 4. L’opération c est implémentable de manière invisible si c se dé-
place à droite dans chaque GT (B, s) de ΓO.

Démonstration. Pour implémenter convenablement l’objet, les threads emploient
une file non-bornée arr qui est sans attente. Cette liste permet de concaténer une
valeur (offer), connaître l’index de son dernier élément (last), ainsi que l’élément
à un certain index (get). Outre arr, chaque thread maintient une copie locale de
l’objet ainsi qu’un pointeur pnt, lequel indique l’index de la dernière opération dans
arr qui a été appliquée à la copie locale. On exécute une opération c ainsi : Si c n’est
pas un right-mover, le thread annonce c en l’ajoutant à la fin de arr puis il applique
toutes les opérations (non encore appliquées) avant c à sa copie locale. Sinon, le
thread n’annonce pas l’opération c. Á la place, il applique localement toutes les
opérations non encore appliquées dans arr (en s’arrêtant à la dernière opération
observée au moment de l’invocation). Dans tous les cas, le thread applique ensuite
localement l’opération c et retourne sa réponse comme résultat de l’invocation. Au
cours de ce calcul, le pointeur pnt est mis à jour de façon appropriée.

La construction ci-dessus garantit que les right-movers sont invisibles et que
toute invocation de c est sans attente (puisque les objets utilisés sont également
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sans attente et que les threads font un nombre de pas de calcul fini à chaque
invocation). Prenons maintenant une exécution ρ et son histoire induite h. Comme
précédemment, on supposera que h complète.

On linéarise les opérations en fonctions de leur accés à la variable partagée
arr. En détail, le point de linéarisation des opérations non right-movers de h se
produit lorsqu’elles sont ajoutées à arr (avec offer), tandis que celui des right-
movers survient au moment de l’observation du dernier élément dans arr (avec
last). On notera l une telle linéarisation. Par construction, on observe que <h⊆<l.

On montre désormais que les histoires l et h sont équivalentes. Soit c une opé-
ration. On observe que toutes les opérations appliquées au moment du calcul de
la réponse de c dans ρ sont avant c dans l. On déplace succéssivement toutes les
opérations avant c dans l, et non appliquées au moment du calcul de sa réponse
dans ρ, après c (dans un ordre quelconque). Ces opérations sont nécessairement
des right-movers. Or, par définition, déplacer un right mover à droite d’une opéra-
tion ne change en rien le résultat de cette opération. Soit lc l’histoire séquentielle
ainsi obtenue. Le résultat de c dans lc est le même que celui dans l. De plus, par
construction, il est identique à celui de c dans h.

De ce qui précède, nous pouvons conclure que la construction est linéarisable.

B.3 Objets ajustés

Proposition 5. Considérons que l’objet O ajuste l’objet O′. Alors, toute tâche
distribuée pouvant être résolue avec O (en conjonction avec des registres) peut
également être résolue avec O′.

Démonstration. Soit ∆ une tâche distribuée. Considérons un algorithme A qui
résout ∆ à l’aide d’instances de O et de registres. Nous obtenons l’algorithme
A′ en remplaçant chaque instance de O par une instance de O′. L’algorithme
A′ est valide puisque, comme O ajuste O′, (i) toute méthode existant dans O

existe dans O′ du fait que O′.T est un sous-type (restreint) de O.T , et (ii) pour
tout thread p, si p peut appeler la méthode f de O, alors il peut aussi le faire
avec O′ (car O.m ⊆ O′.m). Considérons maintenant une exécution ρ de A. Soit h
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l’histoire associée à ρ. Désignons par l une linéarisation de h. D’après le principe de
substitution de Liskov, puisque O′.T est un sous-type de O.T , pour toute instance
x de O′.T , l’histoire l|x reste une histoire séquentielle valide pour O.T . (Á savoir,
les opérations retournent les mêmes valeurs de retours.) Ainsi, l’histoire h est aussi
une histoire de l’algorithme A. Par conséquent, ∆ est résolue dans ρ.

Proposition 6. Supposons que O ajuste O′. Soit s un état commun à O et O′,
et B un ensemble d’opérations tel que B respecte à la fois O.m et O′.m. Alors,
GO′.T (B, s) ⊆ GO.T (B, s).

Démonstration. De manière évidente, tous les sommets de GO.T (B, s) apparaissent
également dans le graphe GO′.T (B, s), Prenons une permutation x de B, et consi-
dérons l’histoire séquentielle h obtenu en appliquant x depuis l’état s selon O.T .
En vertu du principe de substitution de Liskov, cette même histoire h est aussi
valable pour x depuis s selon O′.T . Ainsi, pour chaque arête (x, y) reliant deux
permutations x et y dans GO.T (B, s), il existe également une arête (x, y) dans
GO′.T (B, s), prouvant que GO.T (B, s) est bien inclus dans GO′.T (B, s).
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melle des objets ajustés, introduisant un outil mesu-
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