Parallélisme

Brigitte Plateau - Anne Rasse - Jean-Louis Roch - Jean-Pierre Verjus

ENSIMAG

1995 - 1996






A LA2 71204 X047 AVEL A L AR JALELVT £

Table des matieres

1

Introduction 7
1.1 Problématique et bref historique . . . .. ... ... .. .. ... ... ... ... 7
1.2 Pourquoi le parallélisme . . . . . .. .. 9
1.3 Organisation du cours . . . . . . . . . . e 10
Principes de Base 13
2.1 Un exemple didactique . . . . . . . . . . e 13
2.1.1  Quel algorithme? . . . . . . .. 14
2.1.2  Quel programme? . . .. ..o e e 15
2.1.3 Lefficacité . . . . . . .. 17
2.2 Systeme paralléle et processus . . . . . .. Lo e 18
2.2.1 La notion de processus . . . . . . . . ..o Lo e e e e 18
2.2.2 Etat d’un systeme parallele . . . . . .. ..o oo 19
2.2.3 Relations entre processus . . . . . . . . ..o oo e e e 20
2.2.4 Le non déterminisme . . . . . . . . ..o Lo e e e e 21
2.2.5 Lasynchronisation . . . . . .. ... . 23
2.2.6  Vérification et comportements pathologiques . . . ... .. ... ... .... 24
2.3 Exemples de problemes de la programmation parallele . . . . . ... ... ... ... 25
2.3.1  Leproduit itéré . . . . . . . . L 25

2.3.2 Les lecteurs-rédacteurs . . . . . . . . . e e e e 26



A 42271414 A4 AVEL A L AR JALELVT

3 Eléments paralléles du langage ADA 27
3.1 Introduction . . . . . . . . 27
3.2 Activation et état d’une tache . . . . . .. oL 28
3.3  Structures des taches . . . . . . .. L 30

3.3.1 La déclaration de spécification . . . . . . . . ... 0oL 30
3.3.2  Sélection et acceptation . . . . . . . .. Lo oo 31
3.3.3 Indexation d’une famille de points d’entrée . . . . . .. .. ..., 35
3.4 Définition des types de taches . . . . . . ..o oo oo 36
3.5 Autres possibilités du langage . . . . . . ... . oL 36
3.6 Exemples de programmation en ADA . . . .. ... oo Lo 37
3.6.1  Exclusion mutuelle . . . .. ... . 37
3.6.2 Files d’attente de processus . . . . . .. ..o o e 38
3.6.3  Les pompiers . . . . . . . . e e e e e e e e 39
3.6.4  Les lecteurs-rédacteurs . . . . . . ... Lo o 40
3.6.5 Le produit itéré . . . . . . . . L 42
3.7 Conclusion . . . . . . . e 42

4 Fondements de I’Algorithmique Parallele 45

4.1 Parallélisme de données et fonctionnel . . . . . . .. ..o o o oo 46
4.1.1  Parallélisme fonctionnel . . . . . . . ..o oL Lo 46
4.1.2 Parallélisme de données . . . . . ... Lo 48
4.1.3 Le mode Paralléle sur les données . . . . .. ... .. ... ... ... 48
4.1.4 Le mode Pipeline . . . . . . ... . 49

4.2  Complexité Parallele . . . . . . . . . .0 50
4.2.1 Le modele PRAM . . . . . .. 51
4.2.2  Le travail d’un algorithme . . . . .. . ... ... ..o 54
4.2.3 Laclassification NC . . . . . . . . . . . e 57

4.2.4  Parallele versus séquentiel . . .. ... L Lo o o 58



A LA2 71204 X047 AVEL A L AR JALELVT A

4.2.5 Le mode paralléle versus le mode séquentiel . . . .. ... ... ... .. .. 60

4.3 Méthodesde base . . . . . . . . L 61

4.3.1 Equilibre des travaux: le produit itéré et les préfixes . . . . . .. .. ... .. 61
4.3.2  Graphe de dépendance et parallélisme : résolution d’un systéme linéaire tri-

angulaire . ... 66

4.3.3 Redondance et parallélisme : ’addition d’entiers . . . . . . .. ... ... ... 67

4.4 Programmation en ADA . . . . . ... 69

4.4.1 Le produit itéré par la méthode non optimale . . . . . ... ... ... .... 69

4.4.2 Le produit itéré optimal . . . . .. ... L oo 70

4.4.3 Lecalcul des préfixes . . . . . . .. o 72

4.5 Conclusion . . . . . L e 74

5 Construction d’Algorithmes Paralléles 79

5.1 Algebre linéaire . . . . . . . . L 80

5.1.1  Produit matrice-matrice et matrice-vecteur . . . . . . ... .o L. 80

5.1.2  Résolution de systeme linéaire triangulaire . . . . ... .. ... ... .. .. 81

5.2 Retour sur l'addition d’entiers . . . . . . ... L Lo oo 83

5.2.1  Maitriser la redondance . . . . . . . ... oL oL 83

5.2.2 Un algorithme optimal pour ’addition d’entiers . . . . . .. ... ... .. .. 84

5.3 Tri Parallele . . . . . . o 0 e 86

5.3.1 Tri par sélection . . . . . .. L 86

5.3.2 Tri par fusion et réseaux de tri . . . . . . ... oL oL 88

5.3.3 Fusion Bitonique . . . . . . . ... 89

5.3.4 Fusion pair-impair . . . . . . . . . . o e e e e e e e 92

5.4 Conclusion . . . . . . oL 94

5.4.1  Algorithme synchrone sur architecture asynchrone . . . . . . .. ... .. .. 94

5.4.2 Modele de mémoire . . . ... Lo 95

5.4.3 Llopérateur fork . . . . . . . . 96



A 42271414 A4 AVEL A L AR JALELVT

5.5 Programmes ADA . . . . . . L 97
Concurrence et Synchronisation 105
6.1 Trois architectures de synchronisation . . . .. ... ... ... ... ... .... 106
6.1.1 Exemple introductif : coopération entre producteur et consommateur . . . . . 106
6.1.2 Spécification et variables d’état . . . . . . .. ... oL Lo oo 109
6.1.3 Synchronisation centralisée ou distribuée . . . . . . . . .. ... .. ... 113
6.2 Synchronisation centralisée . . . . . . . . ... o 114
6.3 Synchronisation mixte . . . . . . . . .. L 117
6.3.1 Module partageable . . . .. ... ... L 117
6.3.2 Variables partagées et exclusion mutuelle ou sémaphore. . . . . . . .. .. .. 120
6.4 Synchronisation distribuée . . . . . . ... oL o 126
6.4.1 L’exemple du producteur-consommateur . . . . . . . . . .. ... 127
6.5 Architectures de synchronisation et de machines . . . . . .. ... ... 000 132
6.6 Conclusion . . . . . . . e 134
Algorithmique distribuée 139
7.1 Modele de cohérence de données . . . . . ... ..o o 141
7.1.1  Modele de cohérence de la PRAM . . . . .. ... .. ... 0. 142
7.1.2 Datation dans une machine parallele . . . . . ... ... 00000, 142
7.2 Solution centralisée . . . . . . . ... 143
7.2.1 Principe . . . . .. e e e e 143
7.2.2 Programmationen ADA . . . . . . ... 144
7.3 Exclusion mutuelle distribuée: le jeton . . . . . ... ..o Lo oL 146
7.3.1 Principe . . . . ... e e e 146
7.3.2 La programmation en ADA . . . . .. . ... L o 148
7.4 Diffusion atomique . . . . . ..o 153

7.4.1 Les horloges de Lamport . . . . . . .. . ... ... o 153



A LA2 71204 X047 AVEL A L AR JALELVT v

7.4.2 La diffusion atomique . . . . . . ... .o 154

7.4.3 La gestion des copies multiples . . . . . . .. ... oo 0oL, 154

7.5 Mécanisme d’invalidation . . . . .. .. Lo L 155
7.6 Conclusion . . . . . . L e 157

8 Modeles et Spécifications 159
8.1 Introduction . . . . . . . . 159
8.2 Modélisation des comportements . . . . . ... Lo 159
8.2.1 Graphe des exécutions. . . . . . . .. Lo e 159

8.2.2 Composition parallele de processus. . . . . . ... ... oo 160

8.2.3 Modélisation des contraintes de synchronisation a ’aide des réseaux de Petri. 164

8.3 Vérification qualitative . . . . . . . . oL 171
8.3.1 Introduction . . . . . . . . e 171
8.3.2 Spécifications . . . . ... L 172
8.3.3 Vérification de propriétés sur le graphe des marquages . . . . . . ... .. .. 174

8.4 Evaluation quantitative . . . ... 179
8.4.1 Introduction . . . . . . . . 179
8.4.2 Approche probabiliste . . . . ... o Lo 181
8.4.3 Valuation du graphe des exécutions . . . . . . ... ... . L. 182
8.4.4 La théorie de Markov . . . . . . . . .. L 183
8.4.5 Réseaux de Petri Stochastiques . . . . . . .. ... oo Lo 187

8.5 Bibliographie . . . . . . . . L 188

9 Interblocage et Famine 189

9.1 Introduction . . . . . . . . . e 189
9.1.1 Interblocage . . . . . . . . . e 189
9.1.2 Détection de la famine sur le graphe d’exécution. . . . . . . ... ... .. .. 191

9.1.3 Rappel des spécifications du probleme des lecteurs-rédacteurs. . . . . . . . .. 193



A 42271414 A4 AVEL A L AR JALELVT

9.2 Lecteurs/rédacteurs avec synchronisation centralisée . . . . .. ... ... ... ... 193
9.2.1 Mise en défaut de I'approche naive . . . . . . . .. ... 0oL, 193
9.2.2 Respecter la spécification. . . . . . ... Lo o oo 195
9.2.3 Eliminer la famine . . . . . ... . L L 198
9.2.4 Programmer Péquité. . . . . . . . . L. 200

9.3 Lecteurs/rédacteurs avec synchronisation distribuée . . . . . . . .. ... ... .. .. 203
9.3.1 Respecter la spécification. . . . . . . . ..o o oo 203
9.3.2 Eliminer la famine - Programmer I’équité. . . . . . ... .. ... ... .... 207

Notions sur le langage ADA séquentiel 211

A1 Les déclarations . . . . . . .. L 211

A2 Les eXpressions . . . . . . i i e e e e e e e e e e e e e e e e e e e 212

A.3 Les créations dynamiques d’objets . . . . .. ... o oL Lo 212

A4 Lesinstructions . . . . . . . . . e e e e e 213

A5 Les SOUS PrOgramines . . . . . v v v v v v v bt e e e e e e e e e e e 214



Chapitre 1

Introduction

1.1 Problématique et bref historique

Un systéme informatique est comme une usine dans laquelle le travail est partagé entre les
divers employés. Les employés sont assimilés a des unités de calcul et les divers moyens de stockage
(armoire a dossiers, magasin de pieces) a des mémoires, et I'usine est une image de ce qu’on appelle
un systeme informatique pour le traitement coopératif. Dans cette usine, considérons divers modes
d’organisation possibles du travail.

— L’usine est divisée en unités de production ou de gestion: un service comptable, un service
de contréle de qualité, deux unités de production. La coordination entre les services se fait
par les quatre responsables de services, et les décisions globales se prennent a ce niveau qui
n’implique que peu de personnes. Mis a part cette coordination, les unités sont autonomes
et communiquent par des dossiers par exemple. L’efficacité d’une telle organisation tient
a la fois a I'autonomie des unités et & la bonne coordination des chefs qui sont en petit
nombre. Cette coordination est relativement peu fréquente et ne peut fonctionner que si il y
a peu de participants. Cependant elle permet des relations peu codifiées entre les unités et
donc une relative souplesse d’adaptation. En informatique, c’est ce qu’on appelle un systéme
informatique réparti (ou distribué) et les unités sont des sous-systémes communicants. La
communication entre les unités se fait par transmission de dossiers que I’on assimile aux
messages en informatique.

— A lintérieur des unités (composées de 10 a 100 voire 1000 ouvriers), le travail peut étre
organisé de la méme maniére: un ouvrier construit une voiture entierement ce qui le rend
quasi autonome. Sa coordination avec ses collegues se situe au niveau du partage des outils.
Ce n’est plus le mode d’organisation du travail utilisé dans les grosses unités de production, a
cause de son inefficacité. A la place, on a mis en place une coordination — le travail a la chaine
— entre les ouvriers. Cette coordination est stricte et figée & ’avance, chacun effectuant une
sous tache et fournissant le résultat de son travail a certains de ses collegues. C’est ce qu’on
assimile en informatique & un ordinateur paralléle, éventuellement massivement parallele si le
nombre des unités de calcul est grand.
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La structure de la chaine de montage est appelée la topologie du systéme paralléle. Si la chaine
de montage est linéaire, on dit que c’est un systeme parallele pipeliné. 1l fonctionne bien si la
chaine est alimentée de facon continue et si toutes les opérations durent le méme temps. Si chaque
ouvrier réalise la méme tache au méme moment sur des pieces différentes, on dit que c’est un
systeme parallele SIMD (Single Instruction Multiple Data). Si au contraire, les ouvriers exécutent
des taches différentes au méme moment on parle de systéme parallele MIMD (Multiple Instruction
Multiple Data). Si les ouvriers font globalement le méme travail, mais qu’ils n’exécutent pas la méme
tache au méme moment, on parle de parallélisme SPMD (Single Program Multiple Data — c’est un
cas particulier de MIMD). En général un systeme pipeliné est MIMD. La communication entre les
ouvriers se fait soit par partage d’une zone de stockage ou I’'un dépose les pieces que I'autre prend,
soit par envoi de lots de pieces. En informatique, on parlera respectivement de mémoire partagée
ou d’envoi de messages.

Dans une grande usine, les divers types d’organisation du travail décrits ci-dessus coexistent et
il en est de méme dans les systemes informatiques. Comme l'organisation des taches est cruciale
pour la bonne marche d’une entreprise, elle ’est pour tout ordinateur mettant en jeu 10, 100,
voire 1000 ou plus, processeurs de calcul. Cet ouvrage est une présentation des fondements néces-
saires a la maitrise de cette organisation. Les outils de cette organisation s’appellent coopération
et communication. Le probleme essentiel en est la concurrence.

Les termes systémes paralléles et systémes communicants ont une signification qui est déterminée
par ’'usage. Dans cet ouvrage, on parlera de parallélisme de facon générique pour indiquer que des
activités se déroulent en méme temps et de programmation paralléle pour désigner les techniques
de programmation associées a cette idée de parallélisme. C’est ainsi que doit étre compris le titre
de cet ouvrage.

Depuis une vingtaine d’années déja, les ordinateurs dits séquentiels concus pour étre partagés
entre plusieurs utilisateurs possedent une unité de calcul et des unités d’entrée-sortie qui cooperent,
communiquent et sont en concurrence. lls présentent donc une forme de parallélisme, méme si celui-
ci est réduit a un nombre faible d’unités. Plus récemment, les progres des technologies de transmis-
sion de données (réseaux Transpac et Ethernet dans les années 70, réseaux a base de fibre optique
dans les années 80, réseaux utilisant des technologies treés rapides de transmission de données, de
sons et d’images — réseaux FFDDI ou ATM, bus optiques, réseau Internet a travers le monde — dans les
années 90) ont rendu aisée la communication entre des ordinateurs distants. Les ordinateurs furent
d’abord sommairement interconnectés pour échanger des messages puis des fichiers. Aujourd’hui
on envisage un mode de fonctionnement plus intégré dans lequel une application peut s’exécuter
sur plusieurs machines physiquement distantes (de quelques meétres a des milliers de kilometres) et
connectées: on parle d’applications réparties. Enfin, la réalisation des systémes paralleles a émergé
dans les années 1980 avec la baisse du cotlit des microprocesseurs et leur intégration plus poussée:
le but est d’installer dans une méme armoire plusieurs processeurs et d’utiliser ceux-ci pour toute
application qui nécessite une grande puissance de calcul. Actuellement, les machines paralleles ont
de quelques processeurs (moins de 10) jusqu’a quelques centaines (on parle de parallélisme massif).
Elles permettent d’atteindre des puissances de calcul proches du TeraFlops (10'? opérations par se-
conde). A horizon 2007, grace a I’évolution des technologies, les machines paralleles auront quelques
milliers de processeurs, et permettront d’atteindre le Petallops (10'° opérations par seconde).

En conclusion, les systémes répartis sont proposés pour la coopération de sites informatiques
distants et les systemes paralléles pour accroitre la puissance de calcul. Bien siir, toutes les combi-
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naisons de systeémes paralleles et répartis sont possibles et voient le jour.

1.2 Pourquoi le parallélisme

L’analogie précédente avait pour but de faire sentir tout ce qu’on pouvait mettre sous le vocable
traitement parallele de I'information comparé a la production. Essayons maintenant de voir pour-
quoi le traitement de I'information peut nécessiter d’importantes structures analogues a des usines
en production. Prenons le point de vue de I'ingénieur qui doit concevoir une solution informatique
a un probleme réel. Deux raisons motivent son choix d’une solution non séquentielle, c’est a dire
parallele ou répartie:

1. le probléeme informatique se pose de lui-méme sous une forme répartie [AHV 83]: on parle de
parallélisme de situation. Par exemple, la gestion d’une banque ayant plusieurs succursales
exige un ordinateur sur chaque site pour le traitement des opérations locales mais aussi une
coordination informatisée entre les sites pour le calcul de bilans globaux. On sait bien que les
premiéres solutions informatisées pour la gestion, qui fonctionnaient sur une machine centrale
et des terminaux distants, posaient des problemes terribles d’engorgement d’acces aux heures
d’affluence et de paralysie quand la machine avait une défaillance. Les solutions modernes
font appel a l'informatique répartie.

2. le probleme a résoudre est trés gros, ou (et) sa résolution est trop longue par rapport aux
temps de réponse attendus dans I'application [BT 89]. L’idée est d’utiliser de nombreux pro-
cesseurs qui coopérent afin de gagner en rapidité. De plus, si ces processeurs possédent une
mémoire propre, la capacité de stockage globale est augmentée. De nombreuses applications
de l'informatique gagneraient a pouvoir calculer plus rapidement des problémes plus gros: le
calcul numérique et formel dans les applications industrielles (transport, nucléaire), le trai-
tement de grosses bases d’information pour I'aide & la décision (diagnostic médical, systémes
financiers), la perception informatisée (traitement des images, de la parole), la résolution
de problemes difficiles de recherche opérationnelle (trafic aérien, gestion de production). Un
exemple type est la prévision météorologique: les équations & résoudre ou les modéles a si-
muler a partir des données délivrées par les capteurs sont tres complexes. Le météorologiste
est pris entre deux types de contraintes:

— d’une part, il veut pouvoir intégrer beaucoup de données dans des modeles complexes,

— d’autre part, son temps de calcul est limité par la derniere heure de relevé de mesures
et par ’heure du prochain bulletin.

Dans I’état actuel des choses, pour étre a méme de calculer une solution avant que la prévision
ne soit obsolete, ces modeles et équations doivent étre simplifiés pour tenir compte de la
puissance de calcul disponible. La prévision météorologique tirerait un bénéfice certain de
moyens de calcul plus puissants en capacité de stockage et de calcul, apport qui peut lui étre
fourni par les machines paralleles.

Le parallélisme n’est pas le seul moyen qu’ait I'informatique aujourd’hui pour accroitre les
vitesses de calculs. Les autres solutions sont I’intégration plus poussée des circuits, la conception de
circuits plus performants (dans ’accroissement de performance des circuits on retrouve le facteur
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parallélisme dans la largeur des chemins de données ou des mots d’instruction), l'intégration de
composants optiques, des modeles de calcul efficaces, etc. Ces avancées technologiques ne sont pas
en contradiction avec I'idée de processeurs coopérants, car ceux-ci peuvent intégrer ces derniéres
avancées technologiques et y ajouter la puissance du parallélisme.

Bien entendu, si le probleme & résoudre n’est pas gros, que I’utilisateur n’est pas pressé, et que
le résultat n’a pas a étre disponible sur plusieurs sites, il est préférable d’utiliser pour I'instant la
machine dite “séquentielle® qui se trouve & proximité! En conclusion, coopération d’ordinateurs
distants et taille des problemes sont les motivations essentielles pour ce que nous conviendrons
d’englober sous le terme de systéme informatique paralléle.

1.3 Organisation du cours

L’objectif de ce cours est de comprendre les concepts fondamentaux de la programmation paral-
lele et coopérative, indépendamment d’une architecture d’ordinateur. Certains argumenteront que
c’est tache impossible, mais si 'on se raméne a une analogie avec les langages séquentiels, on ne
se préoccupe plus maintenant de la taille et du nombre de registres disponibles dans une unité de
calcul pour concevoir un programme en ADA ou en C4++4. De méme, on va essayer de ne pas se pré-
occuper du type de mémoire (partagée ou répartie) ou de la structure du réseau d’interconnexion,
pour élaborer les concepts fondamentaux de la programmation parallele. Par contre, la mise en
oeuvre (ou I'implantation) efficace de ces concepts devra prendre en compte de fagon tres précise
les caractéristiques de I’architecture.

Il pourrait apparaitre une scission dans cet ouvrage entre I’étude de ’algorithmique parallele
applicative et I’étude de l'algorithmique paralléle des systemes. Tout d’abord il faut étre conscient
que cette méme scission existe en séquentiel : notons, par exemple, que tout systéeme d’exploitation
d’ordinateur séquentiel fonctionnant en mode multiprogrammé doit résoudre des problemes de
gestion de processus paralleles, sur une architecture matérielle particuliere qui ne permet qu’une
simulation du parallélisme en partageant le processeur entre les processus, alors que les utilisateurs
concoivent des programmes séquentiels.

Un point de vue unificateur (donc un peu simpliste) est celui du développeur de programme
paralléle applicatif sur une architecture parallele. Si sa machine dispose d’un langage de program-
mation parallele performant et adapté a ses besoins il n’a a se préoccuper que de programmer son
application dans le langage de haut niveau. Les problemes de gestion des ressources, de coopération
entre processus sont pris en charge par le compilateur de son langage et I’environnement d’exécution
(i.e. tous les outils de partage dynamique de ressources) de sa machine paralléle. Si le langage utilisé
n’est pas aussi performant qu’il le désire, le programmeur devra peut-étre implanter lui méme ses
mécanismes de coopération. Il devra alors concevoir les deux niveaux de son programme: le niveau
applicatif et le niveau de mise en oeuvre de la collaboration. De son c6té, le concepteur du com-
pilateur et de ’environnement d’exécution doit s’intéresser a la mise en oeuvre de la coopération,
donc a la synchronisation et a la communication de processus.

On se limitera a une vue opérationnelle, basée sur des langages impératifs. Cette vue opéra-
tionnelle n’est pas forcément celle qui permet la meilleure abstraction ([Ban 90] et [CM 88]) du
parallélisme, mais elle correspond aux concepts utilisés dans les langages existants (par exemple
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ADA) et largement diffusés. On ne s’intéressera ici qu’aux langages dans lesquels le parallélisme est
exprimé explicitement, par opposition a ceux ou les compilateurs doivent détecter le parallélisme
implicite dans les commandes du langage (par exemple HPF Fortran ou Prolog).

Ce cours présente donc les éléments qui permettent d’appréhender la programmation des sys-
temes paralleles et le plan en est le suivant :

— Dans le chapitre 2, nous introduisons les principes de base du parallélisme et présentons les
quelques problémes types qui seront repris en détail dans les chapitres suivants.

— Notre choix s’est porté sur le langage ADA pour exprimer les algorithmes que nous présentons
dans ce cours. Le chapitre 3 décrit les opérateurs de ce langage qui permettent d’exprimer le
parallélisme.

— Le chapitre 4 intitulé “Fondements de I’Algorithmique Paralléle®, présente les concepts qui
permettent de d’élaborer une solution parallele a un probleme donné.

— Le chapitre 5 montre de quelle maniére ’analyse d’un probleme doit étre conduite pour mener
a une solution algorithmique tres paralléle.

— La mise en ceuvre de la communication nécessite la connaissance de notions fondamentales
de synchronisation et de la concurrence. Elles sont présentées dans le chapitre 6, & travers un
mécanisme de gestion de la mémoire, 'exemple du “producteur-consommateur*.

— Le chapitre 7, est consacré a l'algorithmique distribuée. Des principes fondamentaux d’algo-
rithmique distribuée sont présentés et illustrés a travers la gestion de la cohérence de copies
multiples.

— Dans le chapitre 8, nous proposons des modeles de représentation des systémes paralléles
communicants. Ces modeles ont pour objectif de spécifier leur comportement et de les valider
ou de les évaluer.

— Dans le chapitre 9, nous étudions plus précisément les problemes d’interblocage et d’équité liés
a la synchronisation, a travers I’exemple du lecteur-rédacteur. Nous montrons en particulier
comment les détecter sur les modeles présentés au chapitre précédent.

— Le chapitre ?? montre ’utilisation des différentes techniques présentées dans cet ouvrage pour
la construction d’une application parallele sur une architecture distribuée.

— En annexe A, nous présentons une bréve introduction a la partie séquentielle du langage ADA.
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Chapitre 2

Principes de Base

Programmer dans un langage séquentiel impératif classique, c’est malitriser la correction et la
complexité d’une séquence d’instructions. Cette séquence d’instructions est celle qui est exécu-
tée par le processeur de calcul. Programmer dans un langage paralléle impératif, c’est maitriser
la correction et la complexité de plusieurs séquences d’instructions. Chaque séquence d’instruc-
tions est exécutée sur un processeur de calcul, et les processeurs fonctionnent en parallele ou en
mode multiprogrammé (i.e. plusieurs programmes séquentiels se partagent le méme processeur).
Au niveau de la pratique de la programmation, au lieu d’écrire un programme séquentiel pour un
processeur, il faut d’une part écrire un programme séquentiel pour chaque processeur et exprimer
la facon dont ils interagissent. [.’ensemble des programmes séquentiels et des interactions s’appelle
un programme paralléle. Les langages paralléles existants fournissent des instructions adéquates a
ce type de description : elles permettent de spécifier le nombre de séquences d’instructions, ce que
fait chacune, comment elles échangent de I'information et comment elles se coordonnent. On dit
que le parallélisme est explicite dans le langage. On ne parle pas ici de la programmation utilisant
des instructions vectorielles (c’est a dire des instructions qui font des opérations sur des vecteurs
et qui s’exécutent sur des processeurs spécialisés, dit processeurs vectoriels). Il est clair cependant
que parallélisme et utilisation d’instructions vectorielles peuvent étre utilement combinées.

Dans la suite, nous donnons le vocabulaire et les idées qui nous semblent fondamentaux pour
la compréhension de la programmation parallele.

2.1 Un exemple didactique

Pour commencer, décrivons un exemple qui nous servira d’illustration par la suite: pour mai-
triser un incendie, on dispose d’un robinet a eau, d’un nombre illimité de robots-pompiers (ce sont
nos processeurs séquentiels), nommés R[i], 7 = 1,2,3,... et d’un seau par pompier (les zones de
stockage). Les pompiers sont capables de faire les actions suivantes :

— remplir: remplir un seau au robinet.

— échanger-avec-R: échanger un seau avec le robot R.
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— déverser: verser un seau sur le foyer.

— marcher: aller du robinet au foyer ou du foyer au robinet.

Sur ces actions, les contraintes suivantes sont imposées : un pompier ne peut posséder qu’un seul
seau a la fois; il ne peut faire qu’'une seule action a la fois; & un moment donné un seul pompier
peut utiliser le robinet pour remplir son seau et ’échange de seau ne peut se produire que si les deux
pompiers concernés sont préts a ’échange. Par contre ’action de marcher s’effectue sans contrainte,
en parallele (pas de collisions de pompiers) ainsi que I’action de verser sur le foyer. Au départ les
pompiers disposent chacun d’un seau vide.

Le probleme est de programmer le fonctionnement des pompiers afin qu’ils éteignent le foyer.
On ne cherchera pas a programmer dans un premier temps I’arrét des pompiers lorsque le feu est
éteint. On se propose uniquement de déterminer l'algorithme exécuté par chaque pompier et leur
coordination. Pour exprimer I’algorithme, des outils de programmation paralléle sont nécessaires.

2.1.1 Quel algorithme?

Il y a deux facons extrémes de programmer les pompiers qui correspondent respectivement
au cadre de coopération liche des systemes communicants et au cadre de coopération étroite des
systemes paralleles : soit chaque pompier remplit un seau, marche jusqu’au foyer, déverse son seau
et revient au robinet, ou bien les pompiers font la chaine jusqu’au foyer. On n’envisagera pas ici les
solutions intermédiaires ol la longueur de la chaine nécessite que les pompiers marchent entre les
échanges (de seau), ni celles ot I'on mettrait plusieurs chaines.

Solution 1: autonomie des pompiers. Chaque pompier remplit un seau, marche jusqu’au
foyer, déverse son seau et revient au robinet. Les pompiers sont donc des unités autonomes qui
remplissent tous une tache identique et qui doivent se coordonner (on dit se synchroniser) pour
I’acceés au robinet. Les pompiers forment un systéme d’entités communicantes, qui fonctionne en
mode SPMD (on rappelle que ce sigle veut dire Single Program Multiple Data). L’efficacité de cette
organisation du travail dépend des vitesses relatives des actions marcher, remplir et verser et du
nombre de pompiers. Au départ, les pompiers attendent tous pour remplir leur seau. Si le temps
nécessaire pour le remplissage de P — 1 seaux est supérieur au temps nécessaire pour aller jusqu’au
foyer, déverser et revenir, le premier pompier qui a rempli son seau sera revenu avant que le dernier
soit parti. Il n’est donc pas utile d’avoir plus de P robots pompiers en paralléle. On dira alors qu’il
y a un goulot d’étranglement pour ’accés au robinet. Ce goulot d’étranglement vient du fait que le
robinet ne peut étre utilisé que par un pompier a la fois: on dit que le robinet est une ressource dont
I’'usage est critique car il doit se faire en exclusion mutuelle. 1l s’agit d’ajuster P de facon a ce que

P pompiers aillent exactement P fois plus vite que 1 pompier: on dit que 'on a une accélération
d’ordre P.

Solution 2: la chaine de pompiers. On prend un nombre de pompiers P tel qu’une chaine
puisse étre construite du robinet au foyer, sans que les pompiers aient besoin de marcher ni que la
chaine fasse des zigzags (s’il y a un zigzag, cela veut dire que la chaine de pompiers comprend trop
d’individus pour le trajet & parcourir). En début de chaine un pompier remplit les seaux, en bout
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de chaine un autre pompier les déverse sur le foyer et entre les deux, les pompiers échangent seaux
vides contre seaux pleins. Cette solution de la chaine n’est pas une généralisation de la solution
séquentielle (1 pompier), mais dérive d’une idée différente : le parallélisme pipeline. La vitesse de la
chaine est déterminée par la plus longue des actions remplir, échanger, déverser. L.’accélération que
I’on obtient par rapport a 'utilisation d’un seul pompier dépend des vitesses relatives des actions
échanger et marcher. Si un aller et retour du pompier dure aussi longtemps que P — 1 échanges et
que le remplissage est une action plus courte que I’échange, alors I’accélération sera d’ordre P. En
effet, dans ce cas, P — 1 échanges permettront de déverser P seaux sur le foyer dans le méme temps
qu’un pompier unique aurait versé son seau. Le temps de remplissage n’est alors pas déterminant.

Quelles remarques amene cet exemple? D’abord, nous sommes contraints de construire une
solution parallele, puisqu’on dispose de plusieurs robots et non d’un seul. Ensuite, étant donné
les actions que savent faire les robots, deux solutions radicalement distinctes (plus les solutions
intermédiaires éventuellement) se présentent, c’est a dire deux algorithmes de résolution distincts:
celui des pompiers autonomes en parallele et celui de la chaine de pompiers. Notre choix final sera
déterminé par la meilleure accélération que ’on pourra obtenir de ’'une ou autre des solutions,
mais aussi par la fiabilité de la solution choisie. On voit que la solution de la chaine est vulnérable a
la défaillance d’un pompier (e.g. s’il laisse tomber chaque seau qu’il regoit, alors que "autre solution
fonctionne aussi longtemps qu’il existe un pompier en état de fonctionnement (on parle de mode
de fonctionnement dégradé).

2.1.2 Quel programme?

Une fois algorithme choisi, il s’agit de le programmer. Supposons que ’on ait choisi la solution
2 avec P = 3 et que nous ne disposions que d’un langage séquentiel pour commander le systeme
parallele composé des P robots. Dans ce langage, chaque action est préfixée par le nom du robot
qui ’exécute. Voici un exemple de programme qui implante la solution 2, tous les seaux étant vides
au départ :

Programme 1:

R[1].remplir

R[1].échanger-avec-R[2]

Pour toujours
R[1].remplir
R[2].échanger-avec-R[3]
R[3].déverser
R[3].échanger-avec-R[2]

fin pour

Cette solution ameéne plusieurs remarques: on n’a pas pu exprimer que certaines actions peuvent
se passer en parallele (puisque ce langage est séquentiel), comme R[1] .rempliret R[2] .echanger-avec-R[3]
dans la boucle, mais il a fallu leur imposer un ordre arbitraire. Pour écrire cette solution, on a rai-
sonné sur ’état des pompiers (quels pompiers possédent un seau vide ou plein?) pour déterminer
I’action suivante qu’ils peuvent exécuter. La généralisation a P pompiers ne sera pas immédiate
4 cause de cela. En effet, pour P pompiers, le nombre d’états possibles des seaux est 2F et le
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raisonnement devient rapidement difficile. Si I’état initial des seaux est différent, il faut réécrire ce
programme. Il apparait clairement & travers cet exemple d’école qu’un langage séquentiel n’est pas
adapté pour la programmation de systemes paralleles.

Une solution paralléle prend le point de vue de chaque pompier, chacun exécutant un programme
séquentiel décrivant actions et coordination. La coordination se fait uniquement par les instructions
d’échange. Le programme parallele, composé de P programmes séquentiels peut se présenter ainsi :

Programme 2:
Exécuter en paralléle tous les R[i] pouri = 1..P:
R[1]:
Pour toujours
R[1].remplir
R[1].échanger-avec-R|[2]
fin pour
R[i]:i=2. Pl
Pour toujours
R[i].échanger-avec-R[i-1]
R[i].échanger-avec-R[i+1]
fin pour
R[P]:
Pour toujours
R[P].échanger-avec-R[P-1]
R[P].déverser

Cette solution est générale pour PP pompiers et n’impose que le minimum de synchronisation au
niveau des instructions d’échange entre voisins : le seul ordre imposé entre les actions des pompiers
est celui relatif aux actions échanger. La programmation de la commande des robots est assez simple
et intuitive. Cependant, il n’est pas plus aisé que précédemment d’appréhender I’évolution de I’état
de tous les seaux de pompiers, car I'espace des états possibles est toujours 2F. Si les pompiers ne
travaillent pas tous a la méme vitesse, il va étre difficile de se représenter I’évolution de la chaine
dans son ensemble. Prouver que la programmation est juste (par exemple que les pompiers ne
vont pas échanger deux seaux pleins ou deux seaux vides) nécessite une vérification formelle (voir
chapitre 8).

Remarque. Sion ajoute la contrainte (extérieure au programme, mais imposée par I’environne-
ment matériel par exemple) que les robots ne peuvent exécuter leurs actions que de fagon globale-
ment séquentielle (c’est & dire que 'on n’autorise qu’un seul pompier & agir a un instant donné),
on retrouve alors le comportement décrit par le programme séquentiel Programme 1, mais égale-
ment toutes les exécutions séquentielles possibles de ce type. Ceci illustre le fait qu’un programme
parallele peut engendrer des exécutions différentes (en particulier des exécutions séquentielles), sui-
vant les contraintes de ’exécution sur la machine. Cependant toutes ces exécutions répondent au
probléme si le programme est juste.

En conclusion, identifier les critéres de choix d’un algorithme, savoir le programmer et en
connaitre les techniques de vérification sont les objectifs de cet ouvrage.
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2.1.3 L’efficacité

Le choix d’un algorithme est essentiellement fondé sur des critéres de rapidité (d’autres critéres
peuvent intervenir, par exemple la sécurité, trées importante dans certaines applications). On peut
se donner trois types de mesure de cette rapidité :

— La premiéere est expérimentale et consiste a comparer le temps d’exécution d’un algorithme
séquentiel sur un processeur d’une machine paralléle et le temps d’exécution d’un algorithme
parallele sur cette méme machine parallele. Le rapport du temps séquentiel sur le temps pa-
rallele donne ce qu’on appelle I'accélération expérimentale obtenue par I'implémentation de
I’algorithme parallele. On peut expérimenter ainsi ’accélération en fonction du nombre de
processeurs utilisés. On appelle degré de parallélisme d’un algorithme le nombre maximal de
processeurs qu’il peut utiliser (bien qu’on restreigne parfois son sens au nombre de processeurs
effectivement utilisés). Pour un méme probléme, les différents algorithmes paralléles peuvent
se comparer par leur courbe d’accélération expérimentale. Le probleme est bien parallélisable
quand la courbe est une fonction linéaire du degré de parallélisme. Cette méthode a le désa-
vantage — lorsque ’on veut comparer des algorithmes — de donner une mesure combinée de
la qualité de l’algorithme, de sa programmation, et de I'implantation du programme sur la
machine.

— La seconde méthode est théorique et nécessite un modele de calcul parallele, comme le modele
RAM (Random Access Machine) utilisé en algorithmique séquentielle pour mesurer la com-
plexité d’un algorithme et lui attribuer une classe. Le modeéle le plus employé est le modeéle
PRAM (Parallel Random Access Machine). Schématiquement, dans ce modele, les opérations
élémentaires durent le méme temps (typiquement, I’action élémentaire est de durée 1) et
effectuent un calcul sur un nombre borné d’entrées. On se donne virtuellement un nombre
non borné de processeurs. La question est alors de savoir pour quel nombre minimum de
processeurs le temps de résolution minimum d’un probléeme de taille n est atteint? La notion
de taille d’un probleme ne dépend pas du type de programmation (séquentielle ou parallele).
C’est par exemple le nombre d’éléments pour un tri, la taille du vecteur pour un produit
scalaire, etc... Pour mesurer la complexité, deux quantités sont généralement considérées: le
nombre de processeurs utilisés et le temps nécessaire a la résolution du probleme. Le meilleur
algorithme est celui qui permet d’obtenir un temps minimum de résolution, et parmi les
algorithmes qui dépensent ce temps minimum, celui qui nécessite un nombre minimum de
processeurs (il arrive que ce meilleur algorithme nécessite un seul processeur). I.’évaluation
de ces minima peut étre non triviale.

Le probleme de la calculabilité parallele ne se pose pas différemment de celui de la calculabilité
séquentielle. En effet, la notion théorique de fonction calculable introduite par Turing n’est
pas liée & un modele de calcul. Le fait de considérer un modele de calcul parallele n’augmente
pas ’ensemble des fonctions que ’on peut théoriquement calculer. En particulier on peut
montrer que tout probleme qui peut se calculer en parallele admet au moins une résolution
séquentielle.

— La troisieme méthode est aussi théorique mais d’une nature différente et poursuit des objectifs
différents: les durées des opérations ou actions élémentaires ne sont pas prévisibles (contrai-
rement au modéle précédent), mais varient autour d’une valeur moyenne suivant une loi de
probabilité. Cette variabilité des durées induit des attentes entre les processus qui cooperent
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et échangent des données. Les performances de la coopération entre les processeurs sont re-
cherchées en réduisant I'attente des processus (contrairement a la deuxiéme méthode, on ne
compte pas des opérations élémentaires). Sous des hypotheses probabilistes (par exemple des
hypotheéses de Markov), le calcul de cette attente est possible. Par exemple, dans la solution
1 des pompiers, ce type de méthode permettrait d’évaluer ’accélération produite par "apport
d’un deuxieme robinet d’approvisionnement qui réduirait ’attente pour ’acces au robinet,
dans le cas ou celui-ci est un goulot d’étranglement.

L’évaluation des performances de la coopération de processus ou le calcul de complexité sont
deux mesures complémentaires de l'efficacité des algorithmes paralleles que nous aborderons res-
pectivement dans les chapitres 4 et 8. Le premier point de vue est abandonné a cause de son aspect
essentiellement pratique et aussi parce qu’il mesure non seulement la qualité d’un programme, mais
aussi la qualité de son implantation sur la machine, sujet que nous n’abordons pas ici.

2.2 Systeme parallele et processus

2.2.1 La notion de processus

Commencons par souligner la différence entre un programme qui est une description d’un en-
semble d’actions et une exécution de ce programme qui est une réalisation particuliere de ces
actions: si le programme est écrit dans un langage séquentiel son exécution sera une suite d’actions
appelée processus. Un programme est une entité statique, un processus est une entité dynamique:
par exemple, si I’on compare I'un a une recette de cuisine, ’autre est une confection du plat. Prenons
un programme séquentiel comportant un branchement conditionnel du type si condition alors
action_1 sinon action_2. Tout processus d’exécution de ce programme comporte soit action_1
soit action_2, alors que les deux apparaissent dans le programme. On voit bien I’intérét de différen-
cier les deux notions. Dans ’exemple précédent, Programme 1 et Programme 2sont des programmes.
L’exécution de Programme 1 est un processus (c’est un programme séquentiel). L’exécution de Pro-
gramme 2 est ’ensemble de P processus, exécutions des P programmes séquentiels.

Historiquement, 'utilité de la notion de processus est apparue avec les systemes d’exploitation,
et le partage par plusieurs processus (chacun étant par exemple I'exécution d’un méme programme
séquentiel) d’une seule unité de calcul. 1l s’est avéré utile de nommer et de représenter chacune de
ces différentes exécutions pour décrire leur facon de partager 'unité centrale.

Un processus est modélisé par une suite d’états-actions. Un état du processus est le résultat de
son exécution antérieure (état des registres, de la pile, etc...). Le passage d’un état a un autre se fait
par une action. Dans cette représentation, une action est indivisible. Par indivisible, on veut dire que
soit elle s’exécute entierement, soit pas du tout, ou encore qu’elle n’admet pas d’interruption. On
dit encore que les actions sont atomiques. Cette atomicité est souvent offerte au niveau du langage
machine. Un événement est le début ou la fin d’une action. Un événement est aussi le début ou la
fin d’un changement d’état. Un processus n’est observable qu’avant ou aprés une action. Une action
a une durée, alors qu’un événement est de durée nulle. La notion de suite d’états-actions fait bien
str référence au temps: les actions du processus doivent se faire dans un ordre temporel déterminé
par le programme séquentiel qui décrit ce processus (voir en particulier, sur ce théeme, le chapitre
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8).

Un processus est donc un modele : selon ce que I’on veut étudier, on peut se placer a des niveaux
d’observation différents. A un niveau donné, certaines actions sont indivisibles, mais peuvent se
décomposer en d’autres actions dans un modele plus fin.

2.2.2 Etat d’un systeme parallele

Un systeme parallele peut donc étre caractérisé a un instant donné par les états de chacun de
ses processus a cet instant, I’état d’un processus donné ne pouvant étre modifié qu’apres la fin d’une
action et avant le début de ’action suivante. L.’évolution du systeme peut donc étre visualisée par
une séquence de “photographies”, dans laquelle chaque photographie représente 1’état de tous les
processus ; le changement d’état du systéme correspond au passage d’une photographie a la suivante.
Les variables d’état permettent de caractériser I’état du systéme & un instant : le changement d’état
du systéme correspond alors & une modification de ces variables d’état (par une procédure).

Illustrons ces notions avec ’exemple des pompiers :

— DPétat du processus (pompier) est caractérisé par I’état de la zone de stockage (le seau) : Vide
ou Plein. 1l est clair que cet état est parfaitement défini apres ou avant chacune des actions
remplir, échanger ou déverser et que seules ces actions le modifient. Entre les actions, le
pompier est observable. En pleine action, il est impossible de savoir de fagon siire son état.
Cet état peut étre représenté par une variable d’état état_de_mon_seau, qui ne peut prendre
que les deux valeurs vide ou plein.

— Dire que 'action remplir est atomique, c’est dire que les actions élémentaires ouvrir-robinet,
attendre-le-remplissage, fermer-le-robinet sont indissociables. Si tel n’était pas le cas, dans la
solution 1 (autonomie des pompiers), il se pourrait qu’un pompier ouvre le robinet et que
I’'un de ceux qui attendent pour remplir leur seau lui dérobe le robinet ouvert et remplisse son
seau. Pour éviter ce type de comportement désagréable dans une tiche coopérative, 'atomicité
des actions est imposée. Cette atomicité peut étre assurée par la machine. Par exemple, le
masquage d’interruption dans les processeurs classiques rend en général les opérations de
transfert mémoire-registre et certaines autres instructions du langage machine atomiques. A
I'inverse, dans un langage évolué de type Pascal, les instructions de type c := a+b ne sont pas
atomiques. Cette instruction peut étre interrompue entre le chargement de a et b et ’écriture
de ¢ en mémoire. Si lors de I'interruption, I'une des valeurs a ou b est modifiée, le résultat
de 'instruction peut étre incohérent. Ce probleme de ’atomicité des affectations de variables
sera traité en détail ultérieurement (chapitre 6).

— Dans Programme 2, le processus R[1] est décrit par la suite des états-actions:
Vide-remplir; Plein-échanger; Vide-remplir; etc

Ce qui prend la représentation graphique de la figure 2.1.

Décrire les processus est essentiellement intéressant pour décrire les relations qu’ils ont entre eux.
Un processus posséde une relation d’ordre total sur son ensemble d’actions. Si plusieurs processus
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v remplir P échanger v remplir

Fia. 2.1 — Description du processus du premier pompier.

cooperent a la réalisation d’un méme objectif, leur coopération induit de nouvelles relations d’ordre
entre les actions de ces processus. Par exemple,

— g’il y a partage de ressource: dans la solution 1 du probleme des pompiers, les robots qui
remplissent leur seau ne peuvent le faire qu’en séquence. Ceci équivaut a dire qu’il existe un
ordre (temporel) total entre les diverses actions remplir de chacun des robots. Cet ordre total
peut étre défini par exemple par une discipline d’accés au robinet (comme premier arrivé
premier servi).

— g’il y a rendez-vous entre deux processus: un rendez-vous survient lors de I'exécution de
I’instruction échanger des robots. Si I’'un des deux pompiers n’est pas au rendez-vous, ’autre
attend. Une fois le rendez-vous effectué (ce rendez-vous est une action commune des deux
processus), chaque pompier passe a ’action suivante. Ainsi, le pompier R[1] du programme
Programme 2 ne peut remplir le seau suivant qu’apres avoir échangé le précédent, donc apres
que R[2] ait échangé avec R[3], etc.

— g’il y a création d’un nouveau processus. Ceci est une situation qui n’a pas été envisagée dans
I’exemple des robots pompiers, mais qui aurait pu I’étre. En effet, dans la solution de la chaine
des pompiers, cette chaine aurait pu étre mise en place par un algorithme du type: tant qu’il
y a la place entre le foyer et moi, inviter un nouveau robot pompier. Le nouveau participant
ne commence bien sir son travail qu’apres son invitation.

2.2.3 Relations entre processus

Pour étudier les relations entre processus, deux modeéles du temps sont généralement utilisés :
le modele synchrone ou le modele asynchrone. Le cadre synchrone est utilisé lorsque I’hypothese
que toutes les actions des processus ont la méme durée (ou bien ont des durées multiples d’une
durée unité) est justifiée. Pratiquement, une échelle de temps discrete est définie et & chaque top
d’horloge toutes les actions possibles de différents processus se réalisent simultanément si elles
doivent se réaliser, sinon pour certaines, ce sera au top d’horloge suivant, etc. A 'opposé, un
cadre asynchrone est justifié lorsque les durées des actions ne sont pas multiples d’une méme
quantité. L’échelle de temps est alors un espace continu et dense (les réels en général) et ce cadre
est accompagné de I’hypothese qu’a un instant donné de cette échelle de temps dense, un seul
événement de fin d’action est possible. Les actions (ou plus précisément les fins d’actions) sont
sérialisées dans une exécution. Les durées sont inconnues, sinon imprévisibles: la représentation
des processus doit tenir compte de tous les cas possibles de sérialisation.

Dans les deux cas de modele de temps, pour représenter les exécutions possibles des processus,
on utilisera une représentation de graphe orienté. L’interprétation de ces graphes est immédiate:
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Fic. 2.2 — Fvolution de ’état de 3 pompiers dans une chaine dans le cas d’une hypothése synchrone
ot toutes les actions

les exécutions possibles sont tous les cheminements possibles sur ce graphe. I.’état (P V' V) signifie
que le premier pompier a un seau plein, les deuxieme et troisieme un seau vide.

Pour fixer les idées, construisons ces graphes pour I’exemple des pompiers, lorsque le programme
ne se termine jamais : considérons la chaine des pompiers dans le cadre d’une hypothese synchrone
ol toutes les actions ont exactement comme durée 1. Ceci est représenté par le graphe de la figure
2.2. Au départ tous les seaux sont vides, puis il y a une phase d’initialisation de la chaine, a la suite
de quoi un seau est déversé par unité de temps sur le foyer. On suppose que toute action possible
est réalisée immédiatement. Plusieurs actions sont exécutées dans la méme unité de temps.

Lorsque cette chaine est envisagée sous une hypothese asynchrone la figure 2.3 représente ’en-
semble des évolutions possibles. Dans ce cadre, une seule action se termine a un instant donné et la
durée d’une action est indéterminée. Le scénario suivant est alors possible : supposons que la chaine
soit dans un état tel que tous les pompiers ont un seau plein sauf celui qui accéde au robinet. Si
le remplissage du seau prend un temps trés long (coupure de I’arrivée d’eau) la chaine atteint un
état ou tous les pompiers ont un seau vide. Cet état ne serait pas atteignable dans une hypothese
synchrone puisqu’il n’y a pas de chemin de retour possible dans I’état VVV. Ces deux modes de
fonctionnement, synchrone et asynchrone induisent des comportements observables différents.

La construction et I’étude de ces graphes nous aidera a maitriser la construction d’un programme
parallele.

2.2.4 Le non déterminisme

On appelle non-déterminisme une situation dans laquelle plusieurs actions étant possibles, une
seule se réalise, ce choix n’étant pas toujours le méme. Il faut noter que I'instruction ¢f n’a pas
cette propriété: pour un méme état, le test donne le méme résultat et I’action choisie est la méme.
Le non déterminisme peut provenir soit d’une instruction de contréle qui provoque un choix non
déterminé a priori d’actions, soit de durées d’actions non prévisibles. Dans la solution 1 du probleme
des pompiers,

— si ’attribution du robinet se fait par un robot dédié qui choisit au hasard I’un des pompiers
en attente, on dit que ce robot choisit de fagon indéterministe ['un d’entre eux.
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Fic. 2.3 — Fvolution de [’état de 3 pompiers dans une chaine dans le cas d’une hypothése asyn-
chrone : un seule action de ['un des trois pompiers a la fois et des choix de parcours
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— siles durées des actions sont non prévisibles, I'identité des pompiers attendant la disponibilité
du robinet ne peut pas étre prévue a ’avance: la situation est dite indéterministe.

Pour un processus, faire face a des situations indéterministes, c’est savoir tester la situation
courante et choisir de facon aléatoire une action parmi les alternatives possibles. Les langages sé-
quentiels ne permettent pas de programmer de tels comportements. En effet, les tests d’alternatives
(comme le 2f ou le case ) sont programmés avec un certain ordre, et le premier test programmé
et évalué a vrai est celui qui sera choisi a I’exécution, et non 'un quelconque parmi ceux qui sont
vrais. La programmation parallele donne cette derniere possibilité.

2.2.5 La synchronisation

La mise en parallele de processus est I’exécution concurrente des actions qui les composent.
Quand ces processus cooperent a la méme tache ou bien partagent la méme machine, ils sont
soumis a des contraintes supplémentaires que I’on appelle contraintes de synchronisation. Les trois
grandes causes de synchronisation sont :

— le rendez-vous: le rendez-vous est une action exécutable par plusieurs processus simultané-
ment. Par exemple, ’échange des seaux des pompiers est une contrainte de synchronisation
de type rendez-vous. Il faut (et il suffit) que tous les processus convoqués a ce rendez-vous
soient parvenus a l'action de rendez-vous de leur programme pour que celui-ci se réalise. Si
tel n’est pas le cas, les processus parvenus au rendez-vous sont bloqués (i. e. attendent). Le
rendez-vous est une action atomique comme les autres.

— Pexclusion mutuelle: une ressource est dite utilisable en exclusion mutuelle si et seulement
si un seul processus peut 'utiliser & la fois. Si un processus utilise la ressource et qu’un
autre processus en fait la demande, ce dernier se met en attente (se bloque) jusqu’a ce que
la ressource soit libérée. Cette attente se résout par ’existence d’une politique d’allocation,
comme premier-arrivé-premier-servi. Le fait qu’il n’existe qu’un robinet utilisable par un
pompier a la fois met cette ressource en exclusion mutuelle.

— la section critique: cette notion est ’analogue de I’exclusion mutuelle mais pour une suite
d’actions. Une suite d’actions est dite en section critique si et seulement si un seul processus
peut exécuter cette suite d’actions a la fois. Dans la solution 1, ’action de remplir est une
section critique. Dans ce cas, le fait que la ressource soit en exclusion mutuelle est intimement
lié au fait que les actions qui permettent d’utiliser la ressource sont en section critique.

Rappelons qu’un processus est formalisé par une suite d’actions et un état courant de son calcul
qui résume son passé. Lorsque ce processus est soumis a des contraintes de synchronisation, on aura
besoin de rajouter a I’état courant de son calcul, un information sur son statut: le processus est-il
blogué par une synchronisation ou au contraire actif? En plus le statut d’un processus peut étre
pas-commencé ou terminé.
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2.2.6 Vérification et comportements pathologiques

La vérification de programmes séquentiels ou paralleles a un méme objectif: prouver que les
programmes se terminent (s’ils sont supposés se terminer) ou qu’ils ne peuvent pas se terminer
(s’ils sont censés fonctionner indéfiniment) et qu’il rendent le résultat attendu ou qu’ils ont le
comportement attendu. En plus des erreurs qui apparaissent de facon classique en programma-
tion séquentielle, la programmation parallele doit éviter en particulier deux écueils : les situations
d’interblocage et de famine.

Lorsqu’a une synchronisation est associée une condition de franchissement, il arrive (plus souvent
que 'on ne pense) des situations ou le processus R[1] attend qu’une condition soit réalisée par le
processus R[2] qui lui méme attend R[3], et ceci jusqu’au dernier processus R[P] qui attend R[1].
La condition de franchissement ne se réalisera jamais puisqu’aucune action ne peut s’exécuter.
[’exécution du programme est dite bloguée dans la mesure ot elle est dans un état qu’il ne quittera
jamais. En programmation paralléle, il est indispensable de pouvoir bloquer provisoirement un
processus, mais il ne faut pas que cette possibilité amene a un blocage indéfiniment long de tous
les processus, ce qu’on appelle une situation d’interblocage.

Voici un programme qui ameéne a une situation d’interblocage lorsque les pompiers s’amusent a
faire une ronde avec les seaux:

Programme 2:
Exécuter en parallele tous les R[i] pouri = 1..P:
R[1]:

Pour toujours
R[1].échanger-avec-R|[2]
R[1].échanger-avec-R[P]

fin pour

R[i]:i=2. Pl

Pour toujours
R[i].échanger-avec-R[i+1]
R[i].échanger-avec-R[i-1]

fin pour

R[P]:

Pour toujours
R[P].échanger-avec-R[1]
R[P].échanger-avec-R[P-1]

L’interblocage vient de ce que R[1] est prét pour un rendez-vous avec R[2], qui lui méme attend
R[3], etc, et finalement R[P] attend R[1]. Bien siir, avec une simple inversion de deux instructions,
la solution n’a plus d’interblocage.

Un processus est en état de famine s’il ne peut pas exécuter une certaine action et ne pourra
jamais le faire. Dans la solution 1 des pompiers, supposons que la politique d’allocation du robinet
aux pompiers soit de ’attribuer au pompier qui a le plus grand numéro parmi ceux qui sont en
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attente. Alors un scénario possible dans le cadre asynchrone est que le pompier R[1] ne soit jamais
seul en attente du robinet. R[1] n’obtiendra jamais le remplissage de son seau: il est en état de
famine. Un programme parallele dont une exécution mene & un état de famine pour un processus
est en général a éviter.

2.3 Exemples de problemes de la programmation parallele

L’une des classification possible de I'algorithmique est la suivante. D’une part 'algorithmique
que ’on nomme ici applicative parce que son objectif premier est de répondre a des domaines
d’application qui posent des probléemes numériques ou plus généralement de traitement de données.
Les algorithmes applicatifs de base sont les algorithmes numériques de 'algébre linéaire, de la
résolution d’équations ou bien les tris, recherches arborescentes, etc. D’autre part, on distinguera
I’algorithmique des systemes d’exploitation dont ’objectif est de rendre 'ordinateur utilisable de
facon confortable, efficace et siire pour la programmation applicative. Les algorithmes systémes de
base sont ceux qui permettent de partager une ressource en section critique ou de communiquer une
donnée entre deux ou plusieurs processus (on retrouve la notion de processus communicants). Ces
deux algorithmiques divergent nettement au niveau des objectifs: dans un cas il s’agit de calculer
un résultat en utilisant le moins de ressources (mémoire, temps calcul) possible, dans "autre il
s’agit de coordonner les demandes de ressources des divers utilisateurs du systeme d’exploitation.

Les paragraphes précédents s’appuyaient sur un exemple d’école. Nous présentons maintenant
deux exemples de problemes, I’'un provenant du calcul numérique: le produit itéré, I’autre des sys-
temes d’exploitation : les lecteurs-rédacteurs. Leur présentation utilise le vocabulaire et les notions
qui viennent d’étre présentées. Ils doivent rester présents a 'esprit pour comprendre les chapitre
suivants ou, avec d’autres, ils seront utilisés a titre d’illustration.

Ces probléemes ont des caractéristiques communes: des processus, qui, de fait, cooperent a
une tiche commune et qui au cours de leur collaboration, ont besoin d’échanger de 'information
ou de partager des ressources. Entre les échanges d’information ou les demandes de ressources, les
processus ont une activité autonome, dont la durée et le contenu ne sont connus que de 'application
parallele dont ils font partie.

2.3.1 Le produit itéré
Le premier exemple est une “brique de base” de la programmation applicative. Etant donné
une opération a deux opérandes notée %, associative, considérons I’expression :
a1 % ag *...%xdp

appelée produit itéré de n valeurs. Le programme séquentiel qui résout ce probleme s’écrit a aide
d’un constructeur de répétition. Cette solution utilise la propriété d’associativité comme suit :

((...((ar % az) xas) x...) xay,)

Une solution paralléle peut regarder ce produit itéré comme:

(- (((a1 *az) * (ag xas)) x ((as x ag) * (a7 * ag))) ...)
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Les produits a;*a;4+1, pour tout 7 impair, s’effectuent en parallele, puis leurs résultats se multiplient
deux a deux, etc, jusqu’a obtenir un seul nombre. Si I'on se place dans une hypothese SIMD
synchrone avec actions de durées unitaires, avec un nombre de processus égal a 7 et chaque processus
effectuant un produit, il suffit de (logy n) unités de temps pour résoudre ce probleme. Le procédé
utilisé ici pour réorganiser le travail de facon a ce qu’il s’effectue en parallele est standard : il s’agit
de considérer une propriété mathématique sous une forme qui permet d’exhiber du parallélisme.

2.3.2 Les lecteurs-rédacteurs

Lorsque des processus cooperent a I’exécution d’une tache, ils doivent naturellement échanger
de linformation. Dans le domaine de l'algorithmique systeme, la tache qu’ils résolvent ne nous
intéresse pas. Seul le mode d’échange de I'information nous préoccupe. Ici, ’échange d’information
est sous la forme d’un tableau d’affichage. Soient donc R processus qui peuvent afficher (on les
appelle les rédacteurs), I processus qui peuvent consulter I'affichage (on les appelle les lecteurs)
et une zone d’affichage unique (on ’appelle le tampon). Ces processus ont une activité autonome
et de temps en temps échangent de 'information par ce tableau d’affichage. Les contraintes de
synchronisation sont les suivantes :

— les lecteurs doivent pouvoir consulter la derniere information cohérente affichée dans le tam-
pon, c’est a dire qu’aucun lecteur ne peut lire pendant qu’un rédacteur affiche,

— un seul rédacteur peut écrire a un instant donné dans le tampon, mais aucun rédacteur ne
peut écrire lorsqu’un lecteur est en train de lire.

Les lecteurs n’ont aucun besoin de se synchroniser entre eux. Autrement dit, I’action d’afficher est
une section critique et se fait en exclusion mutuelle avec les actions de consultation. Ces contraintes
de synchronisation s’expriment a ’aide de variables d’états: soient Ng le nombre de rédacteurs en
train d’afficher et Ny, le nombre de lecteurs en train de consulter. Ces variables d’états peuvent se
déduire simplement de ’état des divers processus du programme. Les conditions suivantes doivent
toujours étre vérifiées:

— condition de lecture: N =0

— condition d’écriture: N =0 et N;, =0

La condition de franchissement pour ’action de consultation est N = 0 et la condition de franchis-
sement pour I'action d’affichage est (Ng = 0 et Ny, = 0). Une solution au probleme des lecteurs-
rédacteurs est un algorithme parallele qui vérifie les contraintes de synchronisation ci-dessus men-
tionnées pour les actions d’affichage et de consultation. Naturellement, on demandera en plus a cet
algorithme qu’il évite les situations d’interblocage et de famine, et qu’il soit le plus efficace possible.
L’efficacité est obtenue en laissant le parallélisme maximum aux L + R processus participants afin
que consultations et affichages s’effectuent au plus vite. En effet il existe une solution évidente a
ce probleme qui satisfait les contraintes de synchronisation. C’est la solution qui consiste a gérer
les deux types de processus dans une file FIFO (premier-arrivé-premier-servi) qui ne permet 'acces
au tampon qu’a un seul des L 4+ R processus a tout instant. Cette solution est sans interblocage ni
famine. Mais elle ne présente aucun parallélisme et n’est pas efficace.



Chapitre 3

Eléments paralleles du langage ADA

Pour exprimer des algorithmes séquentiels, on dispose de différents langages de programmation,
comme les langages impératifs, fonctionnels et logiques. De la méme maniere, différents types de
langage de programmation concurrente et parallele ont chacun des domaines d’application adaptés,
comme les systemes d’exploitation, les applications scientifiques ou la programmation temps réel.
[’objectif de ce cours est de proposer un langage qui soit convenable pour ces différents domaines.
Il faut donc un langage généraliste et puissant. Notre choix s’est porté sur ADA.

Une connaissance minimum du langage ADA séquentiel est requise : le lecteur pourra se reporter
a I’annexe A pour une présentation sommaire de la syntaxe du langage, et & des ouvrages comme
[Boo 88] ou [OR 90] pour avoir une vue plus complete. Dans ce chapitre, nous ne présentons que
la notion de tache par laquelle on exprime le parallélisme en ADA, et nous terminons par des
exemples.

3.1 Introduction

Les années 70 ont vu naitre le concept de processus dans les langages de programmation.
Comme on I’a déja dit, un processus correspond a ’exécution d’un programme séquentiel. C’est
donc une séquence d’actions totalement ordonnées dans le temps. Plusieurs processus peuvent étre
simultanément en activité: on dit qu’ils sont paralleles. En ADA, un processus est I’exécution d’une
unité de programme appelée tiche.

Les taches constituent 'un des trois types principaux d’unités de programme en ADA (les deux
autres étant les sous-programmes et les paquetages). Un programme principal est implicitement
une tache, mais il est possible de déclarer des taches dans n’importe quelle partie déclarative du
programme principal, d’une procédure, d’une tache, etc. Cette déclaration comprend une spécifi-
cation et un corps. On dit qu’une tache est activée lors de I’exécution d’un programme, lorsqu’un
processus est créé pour ’exécuter. Les taches sont activées apres I’élaboration de leur corps, a la fin
de la partie déclarative du parent. La tache est alors dépendante de ce parent et, par transitivité de
la relation de dépendance, de toutes les constructions (tache, instruction bloc, sous-programme en
cours d’exécution ou bien encore paquetage de bibliothéque) dont ce parent est lui-méme dépendant.
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Si la partie déclarative contient plusieurs déclarations de taches, elles seront toutes activées a
la fin de la partie déclarative, dans un ordre non spécifié. Ces taches s’exécuteront en commencant
par élaborer leur partie déclarative (qui peut elleeméme contenir des déclarations de tiches) en
parallele! avec le programme principal.

Comme pour un bloc ou un sous-programme, une tache est dite achevée lorsqu’elle a teminé
I’exécution de la derniere instruction de son corps. Si une exception est levée lors de ’ex’ecution de
sa suite d’instructions, la tache est achevée si il n’y a pas de traitement associé a I’exception, ou,
siil y en a un, lorsque elle en a fini I'exécution.

Les taches peuvent communiquer entre elles. La communication des taches ADA peut-étre
comparée a la communication téléphonique : ’'une des taches prend l'initiative de la communication
et désigne son interlocuteur. Dans sa version simple cet appel est bloquant, et la tiche appelante
“laisse sonner” jusqu’a obtenir une réponse. Lorsque la tiche appelée répond, elle décroche sans
connaitre l'identité de I’appelant. Sa réponse consiste a rendre un service (par exemple exécuter
une procédure). La communication se termine pour les deux taches simultanément lorsque la tache
appelée rend les résultats attendus. Chaque tache “raccroche” le téléphone, et reprend son exécution
suivant les actions décrites dans son corps. On parle de communication par rendez-vous. Ce type
de communication s’oppose au type de communication par boite aux lettres dont une illustration
est le courrier. Dans ce dernier schéma, ’appelé lit la lettre quand il veut, et I'appelant n’est pas
bloqué; il envoie sa lettre et passe a autre chose.

3.2 Activation et état d’une tache

Dans la terminologie des langages de programmation traditionnels, on appelle état d’une struc-
ture de données sa valeur & un instant donné. Typiquement, cet état évolue dans le temps. On
associe aussi un état a une tiche. Comme les taches sont des outils de structuration, I’état d’une
tache est I'une ou 'autre de ces informations:

— I’état des entités englobées (ces entités sont des structures de données, mais aussi peut-étre
des taches, etc)

— une information sur son comportement parmi les diverses instructions (select, accept, delay,
terminate) qu’elle traverse.

Cette derniere information est souvent appelée abusivement 1’état de la tache... et nous userons de
cet abus.

Cet état peut prendre plusieurs valeurs (voir figure 3.1):
ELABORATION, ACTIF, BLOQUE, ACHEVE, TERMINE.
Une tiche est dans I’état ACTIF apres I’élaboration de son corps, a la fin de la partie déclarative du
parent. Si plusieurs taches sont déclarées dans la méme partie déclarative, elles sont toutes activées
en fin de partie déclarative, mais 'ordre d’activation n’est pas déterminé.

1. Le parallélisme est ici simulé par la multi-programmation.
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Fic. 3.1 — Diagramme des transitions possibles d’une tdche.

Avant d’étre active une tache est dans I’état ELABORATION et avant sa déclaration de spé-
cification, elle n’a pas d’existence. Une tache est dans I’état BLOQUE lorsqu’elle est en attente
sur une entrée ou sur une acceptation ou encore dans une attente de delay. Elle est dans I’état
ACHEVE si elle a atteint son instruction de fin.

Elle est dans I’état TERMINE si elle est achevée et si, lorsqu’elle a des taches dépendantes, ses
taches dépendantes sont soit achevées, soit terminées?.
Cette notion se généralise aux autres constructions ADA : ainsi, on ne sort d’une instruction bloc

dont I’exécution est achevée que lorsque toutes ses taches dépendantes sont terminées.

Remarque. Les états retenus ci-dessus ne sont relatifs qu’a I’état du processus exécutant les ins-
tructions d’un langage de programmation ADA. Certains modeles étendent cette vision en y incluant
une vision de systeme d’exploitation. En effet ces taches s’exécutent soit toutes sur des processeurs
différents (il y a alors du parallélisme utilisable dans la machine), soit certaines partagent le méme
processeur. Parmi les tiches qui partagent le méme processeur, une seule est véritablement en train
d’étre exécutée a un moment donné. Les autres sont peut-étre dans I’état ACTIF suivant notre
dénomination précédente, mais a cause du partage de la ressource processeur elles ne sont pas en
exécution. Avec cette vision plus fine, I’état actif est découpé en deux sous états: EN_EXECUTION
et ATTENTE (on veut dire en attente de la ressource processeur, ce qui est complétement différent
de BLOQUE). C’est le mode de partage du processeur qui fait passer les tiches de I'un a I'autre
des états ATTENTE et EN_.EXECUTION.

A propos de cette remarque, on notera que parallélisme dans I’expression du programme n’im-
plique pas forcément parallélisme dans la machine. De fait, parallélisme et multiprogrammation

2. Nous verrons au paragraphe 3.3.2 qu'une alternative de terminaison au sein d’une instruction de sélection peut
permettre de terminer une tache sans qu’elle ait atteint son instruction de fin.
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(i.e. plusieurs taches sur le méme processeur) font souvent trés bon ménage: pendant qu’une tache
est dans I’état BLOQUE, une autre peut utiliser le processeur.

3.3 Structures des taches

La déclaration d’une tache contient une partie spécification et un corps.

3.3.1 La déclaration de spécification

task pompier is
entry echange_vide_plein ;
end pompier ;

Cette spécification donne un identificateur a la tache et désigne les communications qu’il peut
accepter en tant qu’appelé, qu’on appelle les points d’entrée de la tache (entry). La syntaxe des
points d’entrée est la méme que celle des spécifications de procédures: c’est un nom suivi d’une
liste (éventuellement vide) de parametres avec leur mode d’utilisation. Voici la spécification d’une
tache chargée de gérer une structure de donnée de type pile.

task pile is
entry empiler ( valeur: i<n element );
entry depiler ( valeur: out element );
end pile;

Bien qu’un appel de point d’entrée ressemble & un appel de procédure, les sémantiques sont
tres différentes. Si plusieurs tiches peuvent appeler le méme sous-programme (on dit que le code
du sous-programme est réentrant), une tiche ne répond qu’a une sollicitaion de point d’entrée a
la fois et pour un seul appel. Les autres appels sont implicitement en attente. La sélection par
une tache du prochain appel a prendre est non spécifiée: on voit ici une des premieres causes de
I’indéterminisme du comportement a I’exécution des programmes ADA. Une tache ADA peut aussi
n’avoir aucune entrée et se contenter d’appeler d’autres taches.

Les régles de visibilité des déclarations pour les structures de données et les procédures sont
aussi valables pour les taches. Ainsi, il est possible d’avoir deux taches qui s’appellent mutuellement,
pour autant que leurs spécifications soient connues lors de la définition de leurs corps.

L’appel d’une entrée de tache se fait comme suit, avec le mode d’appel “positionnel” de va-
riables :

pompier.echange_vide_plein ;
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pile.empiler(12) ;
pile.depiler(x) ;

3.3.2 Sélection et acceptation

La forme d’un corps de tache est semblable a celle d’un corps de procédure : une partie déclara-
tive suivie d’un bloc d’instructions. Il existe en ADA des instructions spécifiques de taches: accept
et select sont les deux principales.

Si ’on a déclaré un point d’entrée dans la spécification d’une tache, son corps doit contenir au
moins une fois I'instruction accept. Dans la tiche pompier, on doit avoir l'instruction :

accept echange_vide_plein do
. instructions ...;
end echange_vide_plein ;

Si ’on reprend ’analogie avec le téléphone, I’appel d’un point d’entrée consiste, pour "appelant,
a décrocher le téléphone (et composer le numéro) ; I’acceptation consiste aussi a décrocher le télé-
phone, mais par ’appelé. Les communications sont typées: ici, la tache pompier attend un appel de
type echange _vide_plein. [.’acceptation est une instruction dite bloquante: si aucun appel n’est
en attente (i.e. si le téléphone ne sonne pas) la tiche attend sur I'instruction accept qu'un appel
survienne.

Cette notion d’instruction bloquante marque une différence importante entre un langage séquen-
tiel et un langage permettant d’exprimer le parallélisme. Un langage paralléle permet, au contraire
d’un langage séquentiel, de stopper une exécution ou de la retarder et donc d’exprimer un ordre
partiel entre les instructions exécutées.

On remarque que le point d’entrée echange _vide plein n’a pas d’argument. LLa communication
sert alors uniquement a la synchronisation. Avec des arguments, ’acceptation se fait comme un
appel de procédure, avec le type et le mode de passage des arguments. Entre les mots clés do et
end se situe le corps de ’acceptation, donc le corps du point d’entrée. A un méme point d’entrée
peut correspondre plusieurs acceptations, correspondant a des séquences d’instructions différentes.

Une tache qui attend un appel (sur un accept) est bloquée jusqu’a ce qu’une tache appelante
ait effectué I’appel. La tache appelée n’a aucun controle sur la durée de cette attente. Pour pouvoir
(si on le désire), controler cette durée d’attente, ADA donne la possibilité de faire des acceptations
sélectives et temporisées grace a l'instruction select. [’acceptation sélective autorise la tiche appelée
a exécuter 'appel seulement si une tache est effectivement en attente sur cet appel. L’acceptation
temporisée (grace a l'instruction delay) autorise a retirer son acceptation éventuelle aprées une
durée d’attente spécifiée.

L’exemple ci-dessous permet de présenter informellement la syntaxe et le fonctionnement de
I’acceptation sélective.
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task body pile zs
taille: constant integer:= 100;
struct_pile: array (1 .. taille ) of integer;
tete_pile: integer;

begin
tete_pile := 0;
loop
select
accept empiler (u: in element ) do
if tete_pile < taille then
tete_pile := tete_pile + 1;
struct_pile ( tete_pile ):= u;
end if;
end empiler ;
or
accept depiler (u: out element ) do
if tete_pile > 0 then
u := struct_pile ( tete_pile );
tete_pile := tete_pile - 1;
end if;
end depiler;
end select;
end loop;
end pile;

Ce programme boucle indéfiniment sur une attente de 'un ou ’autre appel. Si les deux acceptations
sont possibles, la tache en sélectionne un seul et le choix est arbitraire: de nouveau I'indéterminisme
apparait ici. Si aucune n’est possible, la tache est bloquée jusqu’a ce que 'un des accept soit possible
(attente passive).

Plus précisément, une attente sélective (select) peut comprendre autant d’alternatives que désiré,
chacune étant, a ’exception de la premiere, précédée par or. Une attente sélective (select) doit
contenir au moins une alternative d’acceptation. Elle peut en outre contenir mais de maniere
exclusive :

— soit une (ou plusieurs) alternative de temporisation : delay t, suivie d’une suite d’instructions.
t est une expression simple du type point-fixe prédéfini duration qui désigne une durée en
secondes.

select
accept ...
or ...
or delay t;
instructions;
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or
end select;

— soit une alterntaive de terminaison : terminate.

select

accept
or
or terminate;
end select;

— soit une partie else, suivie d’une suite d’instructions.

select
accept
or
else
instructions;
end select;

Alternatives gardées. Une alternative (accept, delay ou terminate) dans une instruction select
peut aussi étre associée a une condition booléenne appelée garde. L’écriture d’une telle alternative
est alors la suivante :

when <condition> => <alternative>

Sémantique de D’attente sélective. Lors de 'exécution d’une instruction d’attente sélective
select, les conditions associées aux alternatives gardées sont d’abord evaluées, dans un ordre arbi-
traire, ainsi que les expressions de délai pour les alternatives delay.

Les alternatives gardées pour lesquelles la condition est évaluée a faux sont dites fermées. Les autres
alternatives (non gardées ou gardées avec une condition évaluée a vrai) sont dites ouvertes.

Si toutes les alternatives sont fermées et qu’il n’y a pas de partie else, I’exception PROGRAM_ERROR
est levée.
Sinon, la sélection d’une alternative parmi celles ouvertes est effectuée de la facon suivante. On
sélectionne en premier lieu les alternatives accept ouvertes pour lesquelles le point d’entrée associé
est appelé par au moins une autre tache: ces alternatives sont dites sélectionnées. Parmi toutes les
alternatives sélectionnées, I'une d’entre elles est choisie arbitrairement et exécutée: I"acceptation
correspondante est d’abord effectuée, puis les instructions qui la suivent.
Si aucune alternative ouverte n’est sélectionnée, différents cas sont a distinguer selon la présence
ou non d’alternatives ouvertes delay ou de partie else:

Pas d’alternatives ouvertes autres que d’acceptation. L’instruction selectest alors bloquante
jusqu’a ce que 'une au moins des alternatives ouvertes puisse étre sélectionnée.
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Une alternative delay est ouverte. Une telle alternative est sélectionnée si aucune alternative

d’acceptation ouverte ne peut 1’étre avant le délai indiqué>. Dans ce cas, les instructions qui
suivent la clause delay dans I’alternative sont exécutées.
Lorsque plusieurs alternatives delay figurent dans le select, si aucune alternative d’acceptation
ne peut étre sélectionnée avant le délai minimum parmi ceux indiqués, un choix indétermi-
niste est effectué pour sélectionner ’alternative delay qui sera exécutée parmi celles de délai
minimum.

Avec partie else. Si toutes les alternatives sont fermées ou si aucune acceptation ouverte ne peut
étre immédiatement sélectionnée, les instructions de la partie else sont exécutées. Ainsi, une
attente sélective qui comprend else null n’est pas bloquante.

L’alternative terminate est ouverte. Une telle alternative ne peut étre sélectionnée que si la
tache dépend d’un parent dont I’exécution est achevée et dont les tiches dépendantes sont
chacune soit terminée soit en attente sur I’alternative ouverte terminate d’une instruction
select .

L’utilisation de I'instruction select pemet d’écrire le corps de la tache pile plus naturellement.

task body pile zs
taille: constant integer:= 100;
struct_pile: array (1 .. taille ) of integer;
tete_pile: integer;

begin
tete_pile := 0;
loop
select
when tete_pile < taille =>
accept empiler (u: in element ) do
tete_pile := tete_pile + 1;
struct_pile ( tete_pile ):= u;
end empiler ;
or
when tete_pile > 0 =>
accept depiler (u: out element ) do
u:= struct_pile ( tete_pile );
tete_pile := tete_pile - 1;
end depiler ;
or
terminate;
end select;
end loop;
end pile;

3. Si le délai est nul ou négatif, 'alternative delay est sélectionnée et exécutée si aucune alternative d’acceptation
ouverte ne peut étre immédiatement sélectionnée.

4. Par suite, Dalternative terminate ne peut étre sélectionnée si il y a des appels en attente sur I'un des points
d’entrée de la tache.
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Cette tache n’accepte pas d’appel empiler si la structure de donnée est pleine ni dépiler si elle
est vide. Les gardes sont bien sir réévaluées a chaque passage dans la boucle. De plus la tache se
termine dés que la construction qui I’a créée (ainsi que ses taches dépendantes) est achevée.

3.3.3 Indexation d’une famille de points d’entrée

Il est possible d’indexer une famille de points d’entrée, comme le montre I’exemple suivant.

type indice is range 1 .. 10;
task pile_multiple zs
entry empiler (indice ) ( x: in element );
entry depiler (indice ) ( x: out element );
end pile_multiple;

Le corps de la tache pilemultiple peut traiter I'indexage par une boucle:

task body pile_multiple is
taille: constant integer:= 100;
struct_pile : array (indice, 1 .. taille ) of integer;
tete_pile: array (indice ) of integer;
i:indice;
begin

for i in indice loop
select
when tete_pile(i) < taille =>
accept empiler (i) (u: in element ) do
tete_pile(i) := tete_pile(i) + 1;
struct_pile (i, tete_pile(i) ) := u;
end empiler;
or

else
null ;
end select;
end loop;
end pile_multiple ;

Dans cet exemple, les accept pour les divers points d’entrée d’indices différents sont visités dans
I’ordre spécifié par la boucle. Les select doivent alors étre utilisés dans leur version non bloquante.
L’appel d’entrées indexées se fait par:

pilemultiple.empiler ( 1 ) ( 12);
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pour empiler 12 sur la pile d’indice 1.

3.4 Définition des types de taches

On peut définir des types de tache. Un type de tache est un type limité-privé: un objet d’un
tel type ne peut pas apparaitre comme cible d’une affectation, ni étre passé en parametre d’une
procédure. Il est cependant possible de déclarer en parametre de procédure un acces sur une tache:
ce dispositif permet de connaitre I'identité de "appelant en le passant par parameétre (via un acces)
ou bien de renvoyer a 'appelant 'identité d’une tache créée.

task type pompier is
entry echange_vide_plein ;
end pompier ;

La définition du corps de type de tache est identique a celui que ’on décrirait pour la déclaration
directe d’une tache. L’utilisation de ce type peut se faire comme suit :

robert : pompier ;

bataillon : array (1..20) of pompier; -- un tableau de taches de type pompier
type pt_pompier s access pompier ; -- un type acces a une tache de type pompier
georges : pt_pompier ; -- un acces & une tache de type pompier

qui permettent de se référer a

robert.echange_vide_plein ;

bataillon(1).echange_vide_plein ;

georges := new pt_pompier; —-- création d’une instance de pompier
georges.echange_vide_plein ;

On dit que georges est un accés & une instance de tache de type pompier. On utilise ce
mécanisme de création dynamique de tache lorsque le nombre de taches n’est pas connu au départ
et lorsque I'identité de cette tache est nécessaire. La tache créée devient active juste apres ’exécution
du new.

3.5 Autres possibilités du langage

D’autres possibilités sont ouvertes dans le langage mais nous ne les développerons pas ici; par
exemple :

— possibilité d’auto-destruction en cas de comportement anormal.
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— possibilité de s’attribuer des priorités qui sont prises en compte dans une politique d’attribu-
tion du processeur en multiprogrammation.

— certains attributs d’une tache sont accessibles comme son état (comme défini ci-dessus), le
nombre d’appels en attente sur un point d’entrée, etc.

— utilisation d’un module standard de gestion du temps.
— des dispositifs pour controler les accés concurrents sur des variables (notamment en écriture)

— possibilité d’effectuer un appel de point d’entrée non bloquant (select chez I’appelant avec
clause else ou delay)

— etc

3.6 Exemples de programmation en ADA

Cette présentation de ADA est peu formelle et essentiellement fondée sur ’exemple. Voici des
programmes résolvant certains problémes posés dans le chapitre introductif.

3.6.1 Exclusion mutuelle

Lorsque plusieurs processus s’exécutent en parallele mais doivent exécuter certaines de leurs
opérations en exclusion mutuelle avec les autres processus, il est nécessaire de mettre a disposition
un outil garantissant I’exclusion mutuelle. Cette exclusion peut étre définie en ADA & ’aide d’une
tache du type suivant :

task type exclusion_mutuelle 7s
entry entrer;
entry sortir;

end exclusion_mutuelle ;

task body exclusion_mutuelle 7s

begin
loop
select
accept entrer;
accept sortir;
or
terminate;
end select;
end loop;

end exclusion_mutuelle ;
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Supposons déclarée une tache section critique de ce type:

section_critique: exclusionmutuelle;

Lorsque 'un des processus désire effectuer une séquence d’instructions <S> en exclusion mu-
tuelle, il lui suffit allors d’exécuter les opérations suivantes :

section_critique.entrer; -- pour entrer en section critique
<S> -- les instructions a effectuer en exclusion mutuelle
section_critique.sortir ; —-- pour sortir de la section critique

Nous utiliserons cette technique pour implanter ’exclusion mutuelle en ADA dans le chapitre

3.6.2 Files d’attente de processus

Les processus en attente sur un point d’entrée sont servis selon l'ordre FIFO. Cette propriété
est trés utile pour définir une file d’attente de processus, outil qui sera utilisé dans le chapitre 6.

Supposons que 'on désire écrire un outil permettant a des processus de se mettre en attente
(i.e. d’arréter toute activité) jusqu’a ce que d’autres processus viennent les réveiller, le premier
processus réveillé étant celui qui est en attente depuis le plus longtemps. Un tel outil peut étre écrit
de la maniére suivante par une tache ADA, avec deux points d’entrée: endormir (pour se mettre
en attente), et réveiller (pour réveiller un processus en attente):

task type file_d_attente is
entry reveiller ;
entry endormir;

end file_d_attente;

task body file_d_attente is

begin
loop
select
accept reveiller ;
accept endormir;
or
terminate;
end select;
end loop;

end file_d_attente;
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3.6.3 Les pompiers

Dans cette programmation des pompiers, on remarque la phase d’initialisation qui permet d’at-
tribuer & chaque pompier une identité. On remarque aussi que la déclaration de bataillon avant

le corps de tiche de pompier a permis d’utiliser cet identificateur — donc d’identifier les pompiers
de la chalne — dans ce corps de tache.

procedure eteindre_incendie( taille_bataillon, seaux_necessaires: in integer ) is
package ENTIER.IO is new INTEGER.IO(integer ); use ENTIER.IO;

duree_remplir: constant duration:= 0.2;
duree_verser : constant duration:= 1.0;
type etat is (plein, vide);

task type pompier is
entry initialisation chaine(j: in integer );
entry echange_mon seau_ton_seau(
mon.seau : in etat ; ton_seau: out etat);
end pompier;

bataillon: array (1..taille_bataillon) of pompier;

task body pompier i3

id: integer; —-- son idendité
avant: integer; —-- L’idendité du pompier avec qui 1l échange
seau : etat := vide;

procedure remplirseau(s: in out etat) is

begin

delay duree_remplir;
put ("remplir: pompier ) ; put (id); new line;
s:= plein;

end remplir_seau ;

procedure verser_sur_incendie(s: in out etat) is
begin
delay duree_verser ;
put ("verser: pompier ) ; put (id); new _line;
s:= vide;
end verser_sur_incendie ;

begin
accept initialisation_chaine(j: in integer ) do
id:=j;
avant:=1id - 1;
end initialisation_chaine ;

for nombre_de_seau in 1..seaux_necessaires loop
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if id = 1 then remplir_seau(seau) ;
else bataillon(avant).echange_-mon_seau_ton_seau(seau, seau) ;
end if;
if id = taille_bataillon then verser_sur_incendie(seau) ;
else
accept echange_mon seau_ton_seau(
mon_seau: in etat; ton_seau: out etat) do
ton_seau := seau;
seau := mon_seau ;
put ("echanger: seau plein de ”);
put (id); put (7 avec seau vide de 7);
put (id+1); new line;
end echange_mon _seau_ton_seau ;
end if;
end loop;
end pompier;

begin -- début programme principal
for k in 1..taille_bataillon loop
bataillon(k).initialisation_chaine(k) ;
end loop;
end eteindre_incendie ;

3.6.4 Les lecteurs-rédacteurs

Le probleme posé définit a priori I’existence de L taches lecteurs et R taches rédacteurs. Une
facon naturelle de programmer est de créer une tache responsable de la gestion de ’acces au tableau
d’affichage. Cette tache joue le réle de serveur dont les taches lectrices et rédactrices sont clients.
ADA est particulierement bien adapté a ce type de programmation client-serveur. En effet, la
dissymétrie du rendez-vous en ADA permet & ’appelant de nommer I’appelé, alors que 'appelé
accepte des appels anonymes (sans connaitre le nom de I’appelant). D’autres langages proposent
des rendez-vous symétriques ou ’appelé désigne aussi I’appelant.

procedure lecteurs_redacteurs is
type contenu_affichage s ...
task type redacteur s
end redacteur ;
task type lecteur is
end lecteur;

task serveur_d_affichage s
entry lire ( v: out contenu_affichage );
entry ecrire ( v: in contenu_affichage ) ;
end serveur_d_affichage;

population_lecteur : array ( 1..L) of lecteur ;
population_redacteur : array ( 1..L) of redacteur ;
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task body lecteur is

procedure consommer_lecture ( p: in contenu_affichage ) is
begin

end consommer_ lecture ;
v : contenu_affichage ;
begin
while (...) loop
serveur_d_affichage lire (v );
consommer_lecture (v );
end loop;
end lecteur;

task body redacteur s

procedure produire_information ( p: in contenu_affichage ) is
begin

end produire_information;
v : contenu_affichage ;
begin
while (...) loop
produire_information ( v ) ;
serveur_d_affichage.ecrire ( v );
end loop;
end redacteur ;

task body serveur_d_affichage is
valeur : contenu_affichage := valeur_initiale;

begin
loop
select
accept lire ( v: out contenu_affichage ) do
v := valeur;
end lire;
or
accept ecrire ( v: in contenu_affichage ) do
valeur := v;
end ecrire ;
or
terminate;

end select;
end loop;
end serveur_d_affichage;

end lecteurs_redacteurs ;

Ici, la procédure principale ne comporte pas de partie impérative, mais les taches sont actives
a la fin de la partie déclarative.

Cette solution est tres limitative en terme de parallélisme: un seul lecteur ou bien un seul

ri
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rédacteur peut accéder au tableau d’affichage a un instant donné. La tache serveur impose une
exclusion mutuelle qui n’est pas requise par I’énoncé du probléeme. On aurait pu le remarquer
puisqu’aucune utilisation n’a été faite de ces fameuses contraintes de synchronisation évoquées dans
le chapitre introductif. On remarquera aussi que cette solution au probleme des lecteurs-rédacteurs
autorise la famine de I'une ou 'autre de ces familles : il est possible que jamais un lecteur ne puisse
lire, puisque la sélection est indéterministe (et de méme pour les rédacteurs). Ce probleme sera
traité dans le chapitre 9.

3.6.5 Le produit itéré

Un algorithme pour exécuter le produit itéré de n nombres (on supposera que n est une puissance
de 2 pour simplifier le probleme) se fonde sur la propriété associative du produit pour d’abord
multiplier les éléments deux par deux en parallele, puis les résultats deux par deux entre eux, etc.
Ce méme algorithme a une expression récursive simple: pour faire le produit de n nombres, on
exécute d’abord en parallele deux produits de taille n/2 et on multiplie les résultats entre eux. Une
expression en ADA de cet algorithme est donnée dans le chapitre 4.

3.7 Conclusion

Cette breve introduction aux outils ADA va nous servir de base de travail. Les chapitres 4 et
5 montrent la programmation d’algorithmes paralleles en ADA, les chapitres 6, 7 et 9 développent
quelques concepts fondamentaux de la programmation coopérative, tres utilisée dans le domaine
des systemes d’exploitation.

Il faut se rappeler que ADA est un langage extrémement riche et que ce cours n’a pas pour
objectif d’enseigner ADA mais uniquement de se servir de ADA pour faire comprendre les principes
de Palgorithmique et de la programmation parallele.
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Exercices

1. Dans 'exemple de la file d’attente de processus, lorsqu’un processus appelle ’entrée réveiller
et qu’il n’y a pas de processus endormi, il est bloqué. Proposer une implémentation qui évite ce
blocage : on pourra utiliser I'instruction select else et faire apparaitre un ordonnancement global de
tous les processus, qu’ils appellent endormir ou reveiller.
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Chapitre 4

Fondements de I’Algorithmique
Parallele

Nous allons montrer dans ce chapitre qu’il est possible de résoudre un probleme donné, méme
lorsqu’il est énoncé sous une forme séquentielle (un ensemble de données en entrée auquel doit
correspondre un ensemble de résultats en sortie), a I'aide d’algorithmes paralléles. On appelle
algorithmique paralléle la conception de méthodes permettant de résoudre en parallele tous les
problemes calculables du calcul séquentiel.

L’algorithmique parallele n’est pas vraiment nouvelle : depuis longtemps, les circuits qui réalisent
certaines primitives de machines séquentielles implantent un algorithme parallele (par exemple la
multiplication d’entiers). Cependant, la disponibilité effective d’architectures paralleles a donné
un essor a l'algorithmique parallele programmée, car elle permet d’envisager, pour de nombreux
problemes, de nouvelles solutions permettant de réduire de maniere conséquente les temps de réso-
lution.

Les différences existant entre les modes de calculs séquentiels et paralleles sont profondes et, par
suite, les algorithmes permettant de résoudre un méme probleme pour chacune de ces deux grandes
classes sont souvent fondamentalement différents. La vision parallele est plus générale (puisque le
calcul séquentiel est un sous cas du cas parallele) et a permis de dégager de nouveaux algorithmes
qui s’averent parfois intéressants sur des machines séquentielles.

Ce chapitre est destiné & mettre en évidence les fondements de I’algorithmique parallele, c’est
a dire les concepts qui permettent d’élaborer une solution parallele & un probleme donné. On
examinera d’abord (section 4.1) quelles sont les “sources” de parallélisme, puis les modeles (section
4.2) permettant de quantifier la complexité d’un algorithme paralléle et enfin les méthodes de base
(section 4.3) pour la construction d’algorithmes paralléles. Dans la section 4.4, nous appliquons ces
méthodes via quelques programmes simples écrits en ADA. Nous verrons dans le chapitre suivant
comment les techniques génériques présentées dans le présent chapitre autour d’exemples simples
peuvent étre utilisées pour résoudre des problemes plus complexes.
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<Z:=y+z+1o*t)

Fic. 4.1 — Graphe de précédence d’un programme simple.

4.1 Parallélisme de données et fonctionnel

On identifie deux types de source de parallélisme: le parallélisme fonctionnel et le parallélisme
de données.

4.1.1 Parallélisme fonctionnel
Le graphe de précédence

Considérons le programme séquentiel :

x: =y + 1;
z:=y+z+ 10 *t;
wWi=X + 7;

L’obtention du résultat a partir des entrées z, y et z nécessite plusieurs opérations, certaines
pouvant étre effectuées en parallele.

Le graphe orienté de la figure 4.1 s’appelle graphe de précédence ou graphe de flot de contréle.
Les noeuds du graphe sont les opérations a effectuer pour résoudre le probleme et les arcs orientés
les contraintes de précédences entre les opérations. Ce graphe orienté est I’image d’une relation
d’ordre partiel. Les opérations ordonnées par cet ordre partiel doivent étre exécutées séquentiel-
lement (suivant 'ordre partiel) et les opérations non ordonnées par cet ordre partiel sont dites
indépendantes et peuvent s’exécuter en parallele.

Dans I’exemple précédent, les instructions x := y+1 et z := y+z+10*t du programme séquentiel
pourraient s’exécuter en paralléle, le résultat serait inchangé. Par contre I’instruction w := x+z doit
impérativement attendre la fin des deux précédentes pour débuter. On dit qu’il y a des dépendances
de données entre ces instructions.

Ce graphe est une vision statique du parallélisme d’un probleme. La longueur de son plus long
chemin donne une idée du nombre d’opérations qui doivent étre exécutées de facon séquentielle
donc de la durée de 'algorithme. La quantité de noeuds qui ne sont pas comparables par la re-
lation d’ordre (ou plus précisément le diametre du graphe) donne une idée du nombre maximum
d’opérations que ’on peut effectuer en parallele.
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Remarque. L’interprétation que I’on donne ici au graphe (fig. 4.1) differe sensiblement de celle
qui avait été faite pour le graphe évoqué au chapitre 2. Le graphe des exécutions du chapitre 2 est
une vision dynamique de ’ensemble des exécutions possibles et les noeuds sont les états possibles
atteignables. Ces deux interprétations sont donc totalement distinctes.

On peut spécifier un algorithmme paralléle en donnant un ensemble d’opérations et leur graphe
de précédence. La topologie (ou structure) de ce graphe (arbre, hypercube, grille, quelconque, etc)
est une des caractéristiques importante de I’algorithme. Typiquement, la programmation d’un tel
algorithme sera telle que les processus exécutent en séquence les opérations sur les chemins du
graphe.

Le parallélisme fonctionnel

On peut construire un graphe de controle a partir d’un programme séquentiel griace a la tech-
nique dite de parallélisation automatique . Cette méthode n’est pas abordée dans cet ouvrage mais
le lecteur peut se reporter & [CT93]. Par contre, on peut mettre en évidence le parallélisme fonction-
nel d’un probléme (et non plus d’un programme séquentiel) en exhibant un ensemble d’opérations
a effectuer et un graphe de précédence reliant ces opérations. Considérons un exemple générique,
le “produit” itéré de n données par une loi associative. Dans un produit itéré, étant donné les n
entrées (ag,...,a,_1), il faut calculer en sortie:

H:ao*al*---*an_l

la loi x étant une loi associative comme la somme, le produit, le maximum, etc. Le fait que la loi
soit associative est ici essentiel. Le produit itéré est utilisé par exemple pour le calcul d’un produit
scalaire, de la factorielle, etc. .

La différence entre l'algorithme séquentiel classique et I"algorithme parallele présenté ici réside
dans la fagon d’appliquer 'associativité. La solution séquentielle s’écrit naturellement par accumu-
lation : le produit itéré de n éléments est le produit du premier élément avec le produit des n — 1
derniers éléments.

Pi:=a (0);
foriinl..n-11loop
Pi:=Pi*a(i);

end loop;

Le temps nécessaire a I’exécution de cet algorithme est linéaire en n. Son graphe de précédence
étant une chaine, il ne peut étre exploitable en parallele puisque toutes les opérations sont totalement
ordonnées.

Pourtant, il est facile de construire un algorithme paralléle illustré par le graphe de précédence
de la figure 4.2, ou nous avons considéré, pour simplifier, que n était une puissance de 2.

Cet algorithme peut se programmer a ’aide de n processus. Si ’on suppose que toutes les
opérations ont la méme durée unitaire, le temps nécessaire pour obtenir le résultat est logn (
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ag *x a1 %< g % asg

Fic. 4.2 — Graphe de précédence du produit itéré par accumulation.

dans tout ce qui suit la notation log est utilisé pour noter la fonction logarithme en base 2). Un
programme ADA qui implante cet algorithme est présenté au paragraphe 4.4.

4.1.2 Parallélisme de données

La notion de parallélisme de contréle est tres générale. Elle consiste a découper un probleme en
opérations élémentaires et & indiquer 'ordonnancement de ces opérations. Il est particulierement
utilisé lorsque des opérations indépendantes s’exécutent sur les mémes données ou bien sur des don-
nées différentes. Par contre, on parle de parallélisme de données lorsque la méme opération (SIMD:
Single Instruction Multiple Data) ou la méme fonction (SPMD : Single Procedure Multiple Data)
est effectuée sur des données en entrée différentes. Cette source de parallélisme est particuliérement
fréquente lorsque 'on effectue des opérations sur des vecteurs (ce qui est souvent le cas en calcul
scientifique).

Il existe deux facons d’exploiter ce parallélisme di aux données, que nous présentons grice a
I’exemple du calcul suivant :

Calculer r; = a; xb; ©1=20,...,n — 1 avec * opérateur binaire quelconque

4.1.3 Le mode Parallele sur les données

Les opérations a; x b; sont indépendantes. On peut donc les effectuer en parallele: on a n + 1
taches indépendantes, la tache ¢ correspondant au calcul de a; x b;. Le graphe de précédence est
élémentaire car sans arc (voir fig. 4.3).
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aq bo a1 bl Gy, Gy,
ao*bo aq *bl Qp, *bn

Fic. 4.3 — Mode paralléle : tous les calculs indépendants sont effectués simultanément.
Le temps total du calcul sur les 2n données est alors le temps du calcul sur 2 donnée si I’'on
dispose de n unités de calcul indépendantes.

Le parallélisme de données vu ainsi est une forme de parallélisme parfait. Cependant, il est rare
qu’il apparaisse de facon aussi pure. Ainsi, dans un produit scalaire, les produits des coordonnées
deux a deux font apparaitre un parallélisme de données, mais I'obtention du résultat final — c’est
une somme itérée — nécessite une fusion des résultats obtenus.

Cette forme de parallélisme est trées fréquente et certains langages (CM*, HPF Fortran) dis-
posent d’instructions spécifiques pour 'exprimer.

4.1.4 Le mode Pipeline

Supposons que 'opération % soit “complexe” a effectuer et puisse étre découpée en k sous-calculs
successifs Fy, ..., F plus simples. On a alors:

anb = BB (- (Fr(0,8)) )
Pour la méme suite (a;, b;) qu’au paragraphe précédent, on enchaine alors les calculs selon le principe
suivant :
— al’étape 1: on calcule r(()l) = Fi(ag, bo)
— al’étape 2: on calcule r(()z) = Eg(rél)) et rgl) = Fy(ay, by)

— etc...

(%)

Au bout de k étapes, le résultat ro = ry ' = ag x bp est obtenu en sortie de F}, et on entre en
régime stationnaire : on alimente la série d’opérateurs de maniere continue, d’ot le nom d’opération
“pipe-line”. Chaque opérateur élémentaire F; est appelé “étage” du pipe-line. Le temps pour le
calcul total (en supposant que tous les calculs F; prennent un temps 1) est alors k + n (au lieu de
(kn) en calcul séquentiel) et le pipeline est d’autant plus efficace que n est grand devant k.

A titre d’exemple, I'addition de deux flottants peut étre réalisée avec 4 étages successifs :

— Fj: comparaison des exposants (soustraction des exposants)
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— F5: alignement des mantisses (décalage)
— Fj3: addition des mantisses (sur 64 bits)

— F4: normalisation du résultat (rétablissement du format)

Le principe du mode pipeline est donc le découpage d’une opération s’effectuant en temps borné
en sous-opérations de méme durée. Le mode pipeline a été tres efficacement exploité dans les archi-
tectures de type CRAY pour profiter du parallélisme de donnée. Il faut noter que le mode pipeline
permet d’intégrer efficacement certaines dépendances entre les données (comme, par exemple, une
propagation de retenue ou un produit scalaire), trés difficiles a traiter en mode paralléle.

Le mode pipeline ne sera pas repris dans la suite de cet ouvrage. Nous ’avons présenté ici car ce
mode d’organisation des calculs releve effectivement du parallélisme et qu’il peut étre tres utilement
combiné avec le parallélisme de données ou le parallélisme de controle.

En conclusion, on se rappellera que le graphe de précédence est un outil fondamental de concep-
tion d’algorithme paralléle. Les sources de parallélisme sont le parallélisme de données sur les
structures de données vectorielles (et matricielles) et le parallélisme de contréle. Bien exploiter
le parallélisme de controle consiste a minimiser les dépendances de données dans les graphes de
controle.

4.2 Complexité Parallele

De fagon a pouvoir évaluer précisément la complexité (en nombre d’opérations, en espace-
mémoire utilisé, ...) d’un algorithme parallele et le comparer & un algorithme séquentiel résolvant le
méme probleme, il est fondamental de définir un modele de calcul parallele permettant de le mesurer
quantitativement. Une fois ce modele choisi, il est intéressant d’établir une classification. Il y a ici
une analogie avec I'algorithmique séquentielle et la classification en classes P (problémes traitables
en temps polynémial sur une machine de Turing déterministe) et NP (problémes traitables en
temps polynomial sur une machine de Turing non-déterministe).

Soit A,, un algorithme (séquentiel ou parallele) calculant la solution d’un probleme P, (instance
d’un probléme général P ayant nP() entrées - O(1) est une fonction majorée par une constante, et
en particulier une constante). Comme exemples de probleme P,, on peut considérer le produit de
deux entiers de n bits (2n entrées), de deux matrices n x n & coefficients flottants (2n? entrées), de
deux matrices n X n a coefficients entiers de n bits (2n? entrées), etc. Pour mesurer la qualité d’un
algoritme A,, il est nécessaire de dégager des critéres de mesure. Il apparait naturel de considérer
le temps de l'algorithme, c’est a dire le temps qui s’écoule entre le lancement de I'exécution de
I’algorithme et la fin de ’exécution de ’algorithme. Ce critére, bien qu’intuitif, n’est cependant
pas le seul a prendre en compte, puisqu’un algorithme, pour étre exécuté, a besoin d’un support
matériel (lié au modele de calcul) que le temps ne décrit pas.

Dans le cadre du calcul séquentiel, le modéle considéré est la machine de Turing (et ses variantes).
En pratique, on utilise le modéle RAM (Random Access Machine), variation de ce modele théorique

mieux adaptée a la description d’algorithmes sur une machine séquentielle quelconque [Coo85, AHU
74].
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4.2.1 Le modéle PRAM

De nombreux modeles sont proposés pour le calcul parallele synchrone, liés a la variété des ar-
chitectures paralléles (circuits, machines a mémoire partagée ou distribuée, machines hiérarchiques
etc.). Il y a cependant deux modeles qui prédominent [Coo 85]: le premier (PRAM) met en évidence
le nombre de processeurs, le deuxiéme (circuit) le nombre de connexions entre processeurs. Nous
avons choisi ici de ne présenter que le modele PRAM, qui est le plus utilisé en algorithmique pa-
rallele et qui peut étre vu comme une généralisation du modele séquentiel RAM. Nous en donnons
une premiere définition intuitive, puis une définition plus formelle.

Modéle d’architecture et relation avec le graphe de précédence

Intuitivement, le modele PRAM correspond a différentes unités de calcul synchrones (du modeéle
RAM), en nombre infini, qui communiquent via une mémoire partagée. Ainsi, une PRAM est un
ensemble infini de processeurs fonctionnant de maniere synchrone et indicés Fy,..., FP,,..., une
mémoire globale infinie et un programme fini [BDG 89]. Chaque processeur P; a une mémoire locale
infinie et possede son propre compteur ordinal, un accumulateur et un indicateur d’activité (vrai si
le processeur exécute des instructions).

Le fonctionnement est le suivant: a chaque pas, toutes les unités accedent & un nombre borné
de données (généralement 2), font un calcul (de temps borné), et rendent ensuite un nombre borné
de résultats (généralement 1). La notion de “pas” correspond a I’hypothese synchrone avec durée
unitaire des opérations.

Pour exécuter sur une PRAM un algorithme parallele décrit par un ensemble d’opérations
(chaque opération est de durée unitaire) et un graphe de précédence, on exécute au premier pas de
calcul toutes les opérations qui n’ont pas d’arc de précédence entrant, puis au second pas toutes les
opérations qui suivent (au sens du graphe) celles qui ont été exécutées au premier pas et ainsi de
suite. On parle de pas de calcul ou d’étape de calcul (voir figures 4.1 ou 4.2).

Ce modele s’adapte bien aux architectures paralleles dites & mémoire partagée, c’est a dire ou
tous les processeurs accedent a une méme mémoire. “Accéder” aux données veut alors dire “lire en
mémoire” et “rendre” un résultat veut dire modifier une variable en mémoire. Ceci est shématisé
dans la figure 4.4.

De nombreux algorithmes paralleles sont évalués sur ce modele, qui correspond a une classe de
machines paralleles. Cependant, ce modele reste relativement imprécis et il est souvent nécessaire
de préciser certaines caractéristiques importantes, notamment le mode selon lequel sont réglés
les conflits de lecture et écriture par plusieurs processeurs a une méme adresse dans la mémoire
commune. On distingue ainsi trois sous-modéles (classés par ordre de puissance croissante) :

— EREW (Exclusive Read Exclusive Write; lecture et écriture exclusives) : deux processeurs
différents ne peuvent ni lire ni écrire & une méme étape sur une méme case mémoire.

— CREW (Concurrent Read Exclusive Write; lecture concurrente et écriture exclusive) : des
processeurs différents peuvent lire & une méme étape le contenu d’une méme case mémoire,
mais ne peuvent écrire simultanément sur une méme case.
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Mémowre Globale Partagée

Fia. 4.4 — Modéle PRAM

— CRCW (Concurrent Read Concurrent Write ; lecture et écriture concurrentes) : a une méme
étape, différents processeurs peuvent lire ou écrire sur une méme case. Dans le cas d’écritures
concurrentes, plusieurs modes peuvent étre utilisés pour préciser comment est réglé le conflit

d’écriture (ARBITRAIRE, PRIORITAIRE ou COMMUNE).

Ces différents sous-modeles de PRAM sont cependant tres proches et il existe des résultats permet-
tant de passer d’un modele a un autre. Dans ce qui suit nous travaillerons surtout avec le modele

PRAM-CREW qui est réaliste.

Du modéle théorique PRAM a la programmation en ADA

En ADA, la notion de mémoire physique locale ou globale se représente aisément par les notions
de variables logiquement locales (a une procédure ou a une tache) ou globales & un module. Le lien
effectif (par une mise en oeuvre) entre ces deux concepts sera explicité plus tard (chapitres 6 et 7).

Le jeu d’opérations du modele PRAM est réduit aux opérations booléennes, mais on peut sans
difficulté se placer a un niveau d’abstraction plus élevé en considérant que la PRAM est capable
d’exécuter toutes les opérations standards des langages de programmation.

Le parallélisme est réalisé par 'instruction fork etiquette: quand a un pas de calcul un
proccesseur F; exécute cette instruction, il sélectionne le premier processeur inactif P;, efface la
mémoire locale de P;, copie son accumulateur Acc; dans celui Acc; de P;, met le compteur ordinal
de P; a etiquette et incrémente de 1 son propre compteur ordinal C’;. Au top suivant, le processeur
P; exécute donc I'instruction qui suit le fork, alors que P; exécute I'instruction étiquetée etiquette
dans le programme. Pour la transmission de valeurs entre P; et P; en vue d’effectuer un calcul en
paralléle, il suffit que P, mette dans son accumulateur Acc; ’adresse dans la mémoire globale du
bloc contenant les parameétres en entrée du sous calcul. Parmi ces parameétres peut figurer ’adresse
dans la mémoire globale ot le processeur P; mettra son résultat. P; peut alors tester régulierement
cette position pour déterminer quand le processeur P; a terminé le sous-calcul qui lui a été confié.
Cette instruction modélise 'activation d’une tiche en ADA. Cette description opérationnelle de
passage de parametre constitue une bonne base pour comprendre ce qui se passe en ADA lors de
I’activation d’une tache mais aussi a "appel des entrées.
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Plus précisément, l'instruction fork peut étre écrite relativement facilement en ADA par le
biais d’une nouvelle tache. Supposons que le processeur P; désire effectuer en paralléle un calcul de
la forme:

f ( donnees, resultat )
ou f est une fonction ADA de profil :

f ( entrees: in type_entrees; sorties: out type_sortie ) ;

Pour programmer un tel calcul parallele en ADA, il suffit de définir un type de tache tache_f avec
deux points d’entrée:

task type tachef is
entry envoyer_donnees ( entrees: in type_entree );
entry recevoir_resultat ( sorties: out type_sortie );
end tache_f;

et le corps de tache suivant :

task body tachef is
procedure f (entrees: in type_entree; sorties: out type_sortie) s ...
arg: type_entree;
res: type_sortie;
begin
accept envoyer_donnees ( entrees: in type_entree ) do
arg:= entrees;
end envoyer_donnees ;
f (arg, res );
accept recevoir_resultat ( resultat: out type_sortie ) do
resultat := res;
end recevoir_resultat ;
end tache_f;

L’instruction fork , exécutée par P; de la PRAM pour effectuer en paralléle le calcul fdonnees,
resultat) peut alors s’écrire en ADA de la fagon suivante :

declare P_j: tache f;

begin
P_j.envoyer_donnees ( donnees ) ;
-- ici on peut faire des calculs pendant que la tache P_j s’execute...
P_j.recevoir_resultat ( resultat );

end;



s ~iL431 L 2 L AI0LES L. S varn e avEaay A A A A EAAVAE ARV AR Y VY A~ A A A e A

Nous utiliserons ce canevas générique de programmation dans tout ce chapitre et le suivant pour
écrire des programmes ADA implémentant les algorithmes paralleles PRAM que nous construirons.

Dans le modele de graphe de précédence des programmes, on voit bien comment cette action fork
(de la PRAM) effectuée par le processeur P; est représenté par un noeud du graphe de précédence,
’action suivante de F; sera un autre noeud et la premiere action de P; un troisieme noeud. Il y
a un arc de précédence entre l'action fork de F; et la premiere action de P;, correspondant a la
dépendance de données. Il y a éventuellement un arc de précédence entre les deux actions de P; si
il y a dépendance de données entre ces deux actions.

Néanmoins, il n’existe pas a ce jour de compilateur ADA distribué, c’est a dire générant du code
pouvant s’exécuter sur une architecture parallele comportant plusieurs processeurs ayant chacun
une mémoire locale, et se partageant une mémoire globale (ou dotés d’un dispositif d’envoi de
message permettant de simuler une mémoire globable). Le parallélisme n’est donc qu’émulé sur un
processeur séquentiel, et par conséquent les exécutions des programmes paralleles ADA proposés ne
sont que des simulations séquentielles des exécutions paralleles possibles de ces programmes; dans
ce cadre, les notions de mémoires (physiquement) globale et locales du modele PRAM ne sont pas
pertinentes. Nous reviendrons sur cette remarque dans la conclusion du chapitre 5. Les chapitres
suivants (notamment 6 et 7) définiront les outils nécessaires pour une implémentation réellement
paralléle de ce modele PRAM, outils qui doivent étre utilisés pour la réalisation d’un compilateur
des langages de types ADA sur machines physiquement paralléles.

On retiendra uniquement la définition donnée au paragraphe 2.1.1 du modele PRAM pour
concevoir et évaluer les algorithmes (nombre infini de processeurs synchrones dotés d’une mémoire
globale partagée) et pour la programmation ADA, le shéma proposé ci-dessus.

4.2.2 Le travail d’un algorithme

Sur le modele séquentiel RAM, deux caractéristiques (I'une temporelle, ’autre matérielle) sont
considérées pour évaluer un algorithme séquentiel A, résolvant P, :

— le temps, noté Ts(A,,), défini comme le nombre d’opérations effectuées sur des données bornées
(ex : opérations flottantes, opérations sur des entiers machines, lecture ou écriture en mémoire
d’un mot machine...). Pour les problemes “faisables”, ce temps séquentiel est un polynéme
en n (classe P).

— I’espace mémoire, noté S(A,) (S pour space') défini comme le nombre de places en mémoire

nécessaires a l’exécution de I’algorithme.

Par analogie, dans le cadre du calcul parallele, on évalue un algorithme A’ résolvant sur une
PRAM le probleme P, grice a deux caractéristiques, 'une matérielle, ’autre temporelle.

— La surface H(A!) (H pour hardware), définie comme le nombre de processeurs utilisés lors
du pas de calcul qui nécessite le plus de processeurs, est en général un polynéme en n.

1. Nous conservons ces notations anglosaxonnes — S ici, H plus bas — par souci de cohérence avec celles qui sont
utilisées dans la plupart des publications.
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— Le temps T;/(A;,) est le nombre de pas nécessaires a I’exécution de I’algorithme avec H(A},)
processeurs.

La plupart du temps, nous utiliserons T(n), S(n), H(n) et T;,(n) pour désigner ces grandeurs
lorsqu’il n’y a pas d’ambiguité sur 'algorithme auxquelles elles se rapportent.

Remarque. Dans la suite, nous ne considererons les évaluations temporelles et matérielles qu’au
niveau de leur ordre. Par abus de langage, les dénominations “efficace” ou “optimal” correspondent
donc aux dénominations “asymptotiquement efficace” ou “asymptotiquement optimal” a cause des
résultats donnés en O, donc connus a une constante multiplicative pres.

A partir de ces deux criteres, différentes quantités peuvent étre introduites, qui seront utilisées
par la suite.

Travail. On appelle travail d’un I'algorithme parallele A,, la quantité notée W (n) définie par:
W(n) = H(n)T;/(n)

Par extension, le travail d’un algorithme séquentiel (qui peut étre vu comme un algorithme parallele
s’exécutant sur H(n) = 1 processeur) est défini comme son temps séquentiel.

Intuitivement, le travail d’un algorithme est ’aire d’un rectangle ayant pour c6tés d’une part
le nombre de processeurs qu’il utilise, et d’autre part son temps d’exécution. Dans le cas d’un
algorithme séquentiel, il n’y a qu’un seul processeur. Si I’on considere le graphe de précédence de
I’algorithme, dessiné de telle facon que les opérations exécutées sur la PRAM au premier pas soient
sur une premiere ligne, puis celles exécutées au i-eme pas sur la i-eme ligne, ce graphe s’inscrit dans
le rectangle comme la partie grisée de la figure 4.5. Il faut noter que dans ’algorithme parallele, les
H (n) processeurs nécessaires de la PRAM exécutent & chaque instant une instruction :

— soit de I’algorithme proprement dit (partie grisée dans la figure),

— soit vide (partie blanche dans la figure).

Nous dirons qu’un algorithme parallele est de travail optimal si son travail est du méme ordre
que le travail du meilleur algorithme séquentiel connu :

Parmi tous les problemes, il est intéressant de déterminer les problemes qui peuvent étre résolus
beaucoup plus rapidement en paralleéle qu’en séquentiel. Un algorithme séquentiel s’exécute au
moins en temps linéaire (sinon, il y a des entrées inutiles). Il apparait donc naturel de considérer
les problémes qui peuvent étre traités en parallele en temps poly-logarithmique (logo(l) n), donc
plus rapidement que tout algorithme séquentiel.
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1 processeur

N processeurs

temps

temps
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F1G. 4.5 — Ezemple de représentation du travail de n et de 1 processeur(s).



R SV EL it Jax2 L 24 £ A XAAVL ARSI JRAEJd i

Algorithme efficace Un algorithme parallele est dit efficace si son temps d’exécution est poly-
logarithmique (O(log*n)) et si son travail est le temps du meilleur algorithme séquentiel connu
multiplié par un facteur poly-logarithmique :

T//(n) = O(log®Mn)
W(n) = O(Ty(n)log?"n)

Un algorithme efficace permet donc d’obtenir un temps de résolution impossible a atteindre en
séquentiel, avec un travail plus important mais raisonnable par rapport au meilleur algorithme
séquentiel.

Algorithme optimal Un algorithme parallele est dit optimal 8’il est efficace et qu’il est de
travail optimal (i.e. son travail est du méme ordre que le travail du meilleur algorithme séquentiel
connu) :

{ Ty(n) = O(log®M n)
W(n) = O(Ts(n))

Un algorithme parallele optimal est donc particulierement intéressant: non seulement il est tres
rapide en parallele, mais sa simulation séquentielle (voir paragraphe 4.2.4 ci-aprés) n’est pas plus
coliteuse (asymptotiquement tout au moins) que ’exécution du meilleur algorithme séquentiel.

Efficacité et accélération d’un algorithme parallele Soit A7 le meilleur algorithme séquen-
tiel connu résolvant F,, et soit A2 un algorithme parallele résolvant P,. L’efficacité de I’algorithme
AP est définie comme le rapport du travail de A7 sur le travail de A2 :

W(A;) Ts(A3)

TWAR) T Ty (AR)yH(AD)

Il ne faut pas confondre la notion d’algorithme efficace qui est une qualification d’un type d’algo-
rithme et D'efficacité qui est une grandeur calculable pour tout algorithme. L’efficacité d’un algo-
rithme efficace est égale a I'inverse d’un poly-logarithmique ( logo(l) n par définition.

e(A(p))

L’accélération de I'algorithme AP est définie comme le rapport du temps de A} sur celui de AP :

S
a(az) = L)
T//(Aﬁ)
Efficacité et accélération sont & manier avec précaution: le meilleur algorithme séquentiel connu
est rarement l'algorithme prouvé le meilleur pour le probleme P,. C’est pourquoi, de maniére
expérimentale, on considére souvent comme algorithme séquentiel une simulation (plus ou moins
bonne) de Ialgorithme parallele sur un seul processeur: mais deés lors, il est essentiel de préciser
qu’il s’agit d’efficacité expérimentale et d’accélération expérimentale, et il est possible d’obtenir des
efficacités supérieures a 1.

4.2.3 La classification NC

Une question de base en calcul parallele est de déterminer les probléemes intrinsequement paral-
leles, c’est-a-dire qui peuvent étre résolus “beaucoup plus” rapidement avec un “nombre raisonna-
ble” de processeurs que séquentiellement avec un seul.
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La classe NC [Coo 85][KR 90], formalisée par Nicholas Pippenger [Pip 79] (et nommée par
Cook NC = “Nick’s class”), est la classe des fonctions qui peuvent étre résolues en temps poly-
logarithmique (c’est-a-dire résolues plus rapidement qu’il ne faut de temps pour lire séquentiellement
leurs entrées) sur une machine parallele ayant un nombre polynomial de processeurs, autrement dit
de surface raisonnable. N'C peut donc étre caractérisée par ces deux criteres:

H(n) = n00)
Ty(n) = log® M n

Une propriété fondamentale de NC est d’étre résistante: elle reste la méme quel que soit le modele
parallele choisi.

Par définition, N'C est un sous-ensemble de la classe P des fonctions qui peuvent étre calculées
séquentiellement en temps polynomial ; mais le résultat d’inclusion stricte de N'C dans P qui est
une conjecture, reste a démontrer.

De fagon a distinguer plus précisément les problémes a I'intérieur de N'C, NC est partitionnée
en sous-classes. On distingue ainsi dans le cadre du modéle PRAM-CREW la classe CREW* des
problémes qui peuvent étre résolus en temps O(loglC n) avec un nombre polynomial de processeurs

d’une PRAM-CREW. NC est I'union pour & des problemes dans C REW*.

4.2.4  Parallele versus séquentiel

Le but de ce paragraphe est d’affiner la comparaison entre un algorithme paralléle et un algo-
rithme séquentiel résolvant un méme probleme.

Le principe de Brent.

On observera d’abord qu’il est toujours possible de simuler le comportement de plusieurs proces-
seurs synchrones sur un seul : en ce sens, tout algorithme paralléle est exécutable séquentiellement.
A Dinverse, si tout algorithme séquentiel peut étre considéré comme un cas particulier (dégénéré)
d’un algorithme paralléle s’exécutant sur un seul processeur (donc avec une surface de 1), on ne
peut affirmer qu’en général il soit exécutable sur plusieurs processeurs en tirant parti du paral-
lélisme (c’est a dire en améliorant son temps d’exécution). De ce point de vue, il est donc plus
intéressant de disposer d’une version paralléle d’un algorithme, puisqu’on pourra ’exécuter sur un
nombre quelconque de processeurs, y compris 1.

Plus précisément, on appelle simulation séquentielle d’un algorithme parallele I’exécution sur un
seul processeur des opérations - méme vides - de I'algorithme paralléle. Pour ce faire, le processeur
exécute d’abord toutes les opérations du premier pas de calcul de I’algorithme paralléle, puis toutes
les opérations du deuxiéme pas, etc (voir figure 4.6). Par extension, étant donné un algorithme
parallele dont I’exécution est décrite sur H (n) processeurs, on appelle simulation de cet algorithme
sur m < H(n) processeurs ’exécution sur les m processeurs des opérations de I’algorithme. Cette
simulation se fait de facon analogue: on divise les opérations de chaque pas de calcul en m groupes
d’opérations, chaque groupe étant a la charge de I’un des m processeurs. Les m processeurs exécutent
séquentiellement les opérations d’un groupe, puis séquentiellement les groupes de chaque étapes.
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m < n processeurs
n processeurs

temps

temps

Fia. 4.6 — lllustration d’une simulation de n processeurs sur m < n.

On remarque que cette facon de faire peut induire pour les m processeurs des pas de calcul vide
supplémentaires si m ne divise pas H (n), mais ce nombre est au maximum de I'ordre de T/,(n).

Le résultat essentiel est que le travail de I'algorithme paralléle est du méme ordre que le temps
d’exécution de sa simulation séquentielle, ou encore que le travail de sa simulation sur m < H(n)
processeurs. Cet énoncé est connu sous le nom de principe de Brent. Compte tenu de ce principe, le
travail d’un algorithme parallele est un invariant (en ordre au moins) lorsqu’on utilise un nombre
de processeurs inférieur a H (n).

Considérons A; le meilleur algorithme séquentiel connu résolvant P,. Alors, le principe de Brent
peut également s’énoncer ainsi: le travail de tout algorithme parallele AP est supérieur & celui de
A puisqu’au pire, le meilleur algorithme séquentiel serait I’algorithme dérivé de la simulation
séquentielle de AP dont on enleverait les instructions vides. On peut donc écrire:

W (A7) < W(A7)
et pour tout m, 1 < m < H(A?L), 'algorithme A? peut étre exécuté en temps parallele O (mT//(AEZ))

.
avec O (H;;” ) unités de calcul.

C’est pourquoi la complexité de AP sera dans la suite notée [notation inspirée de [KR 90]:

Oyy (T//(Aﬁ% H(Aﬁ))

Ce principe de Brent est important car il montre aussi que le parallélisme explicité de facon
théorique sur une PRAM peut étre efficacement exploité sur une architecture de machine réelle a
nombre fixé de processeurs.
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A ce sujet, considérons un algorithme paralléle qui n’est pas de travail optimal : c’est le cas de
I’algorithme de résolution d’un systeme matriciel triangulaire & partir de I'inversion de la matrice

(voir chapitre 5), de complexité O, (log2 n,nS), donc tres rapide mais de travail non optimal.

Ainsi il existe un algorithme séquentiel dont le temps (ici n?) est négligeable devant le travail de
I’algorithme parallele (ici n°log? n). Alors le temps de la résolution paralléle sur une architecture &

p processeurs par cet algorithme parallele (ici 713—1(;%2—”) sera, pour n assez grand, supérieur au temps
séquentiel. Cet algorithme parallele n’est intéressant que pour des petites valeurs de n (“petit” ici
est défini par rapport a p). Un tel algorithme parallele n’est donc pas portable sur une gamme
extensible (“scalable” en anglais) de machines.

Par contre, 'implantation paralléle de 'algorithme introduit & partir du graphe de précédence
(voir dans ce chapitre le paragraphe 4.3.2) est de complexité O, (n,n) et donc de travail optimal,

, . R . R , n2 .
et son temps de résolution parallele sur une architecture a p processeurs est de 'ordre de oy ce qui
est toujours inférieur au temps séquentiel.

Ainsi, indépendamment de appartenance & N'C d’un algorithme parallele, on s’intéressera en
pratique surtout aux algorithmes de travail optimal. Un algorithme parallele de travail optimal sera
d’autant plus intéressant qu’il peut exploiter la disponibilité d’un grand nombre de processeurs
(typiquement une fonction croissante de n). Ainsi, il sera possible (au moins pour des problemes
de grande taille) d’exploiter la présence de beaucoup de processeurs, et, indépendamment de ce
nombre de processeurs ce qui assure une grande portabilité.

Pour reprendre I'exemple considéré ici, 'algorithme de complexité O, (n, n) pour la résolution
matricielle triangulaire, peut a priori étre intéressant pour un probleme de taille ng donnée sur
toute architecture comportant moins de mg processeurs; ici, le parallélisme est surtout exploité
pour diminuer le temps de résolution de systéemes de grande taille, donc pour des ng grands. Cet
algorithme est donc tres portable, & condition de pouvoir le simuler efficacement sur un nombre de
processeurs p < ng donné.

4.2.5 Le mode paralléle versus le mode séquentiel

Avant d’essayer de construire des algorithmes, il est intéressant de préciser les relations entre
temps et mémoire en séquentiel et temps et nombre de processeurs en parallele. L’espace mémoire
nécessaire a un algorithme séquentiel correspond a la taille de la pile qu’il est nécessaire d’utiliser
pour pouvoir exécuter cet algorithme : cette taille est clairement en relation avec la dépendance qui
existe entre les instructions successives de ’algorithme. Cette dépendance correspond en parallele
a autant de dépendances de données qui ne peuvent pas étre éliminées: c’est pourquoi, 'espace
mémoire séquentiel est lié au temps parallele. De méme, la surface parallele est liée au nombre
d’instructions qui devront étre exécutées pour résoudre le probleme, et donc cette surface parallele
est liée au temps séquentiel.

On a donc les relations suivantes: le temps paralléle est fortement corrélé a ’espace mémoire
séquentiel, et le nombre de processeurs paralléles est fortement corrélé au temps séquentiel. Des
relations précises (encadrements) ont été démontrées par Borodin [Bor 77]. Le résultat général est
connu sous le nom de “these du calcul paralléle”.

On peut visualiser cette propriété sur le probleme du produit itéré, présenté dans la partie
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précédente (paragraphe 4.1.1 et fig. 4.2). En séquentiel, la surface de cet algorithme -i.e. I'espace
mémoire-, liée au parcours récursif, est égale a la profondeur de I’arbre (logn), et la profondeur
de cet arbre est justement égal au temps de 'algorithme paralleéle. En ce qui concerne la surface
parallele - i.e. le nombre de processeurs - (n si I'on ne réutilise pas les processeurs et n/2 sinon),
elle est tres liée au temps séquentiel (dans ce cas, temps de parcours de I’arbre & n sommets).

Cette remarque est importante car elle montre que les approches algorithmiques séquentielle et
parallele sont fondamentalement différentes. Dans le cas séquentiel, on cherche d’abord a trouver un
algorithme qui minimise le temps : puis, on essaye de réduire la surface de I'algorithme. Dans le cas
parallele, on proceéde exactement dans ’autre sens: on cherche d’abord & minimiser le temps paral-
lele (qui correspond a la surface séquentielle), puis on s’attache a réduire le nombre de processeurs
(qui correspond essentiellement au temps séquentiel).

Il apparait donc qu’a un algorithme séquentiel rapide (par exemple le produit de matrices par la
méthode de Strassen), qui apporte un gain de temps par rapport a I’algorithme séquentiel standard,
correspond un algorithme parallele économique, c’est & dire qui utilisera pour un méme temps
d’exécution, moins de processeurs que I’algorithme paralléle standard (i.e. obtenu par parallélisation
de l'algorithme séquentiel standard).

4.3 Méthodes de base pour la construction d’algorithmes paral-
leles

Différentes techniques peuvent étre utilisées pour concevoir un bon algorithme paralléle. Les
principales sont I’équilibre des travaux [Kal 89] (présentée ici sur le produit itéré, puis de maniere
plus fine sur le calcul des préfixes), I’analyse du graphe des dépendances (illustrée par I’élimination
de Gauss) et I'introduction de redondance (montrée avec I’addition d’entiers). Ces méthodes seront
utilisées et affinées dans le chapitre 5.

4.3.1 Equilibre des travaux: le produit itéré et les préfixes
Le produit itéré.

Nous avons vu (paragraphe 4.1.1 que le produit itéré se calcule séquentiellement en temps O(n) :
cet algorithme est clairement optimal, puisqu’il faut déja n étapes pour lire les entrées.

Nous avons proposé un algorithme parallele de temps O(logn) avec n processeurs. Cet algo-
rithme fonctionne sur la PRAM-CREW. Le probléeme du produit itéré appartient donc & CREW!.
Cet algorithme est efficace. Mais il n’est pas optimal, son travail O(nlogn) étant d’un ordre su-
périeur au temps séquentiel. Nous allons montrer qu’il est cependant possible de le transformer
pour obtenir un algorithme optimal, en faisant un bon compromis entre I'algorithme efficace et le
meilleur algorithme séquentiel.

Considérons pour cela I'intérprétation du travail d’un algorithme parallele comme étant la sur-
face d’un rectangle ayant pour c6tés d’une part le nombre de processeurs, et d’autre part le temps
d’exécution. Lorsqu’un algorithme n’est pas optimal, cette surface n’est pas du méme ordre de
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grandeur que celle qui représente le travail de ’algorithme séquentiel : ceci provient des instruc-
tions vides exécutées par les processeurs a certains moments de ’exécution. L.’idée de base dans la
démarche d’“équilibre des travaux” est la suivante : on cherche a réduire la surface du rectangle en
occupant a tout moment les processeurs. Pour cela, il faut modifier certaines phases de I’algorithme
en tirant parti d’'un “bon” algorithme séquentiel : & certaines phases de I'exécution, I’algorithme
paralléle est remplacé par ’exécution en parallele par chaque processeur de I'algorithme séquen-
tiel. On parvient ainsi a réduire la surface du rectangle en supprimant des parties correspondant a
des instructions vides. Le temps de l'algorithme paralléle reste du méme ordre, mais le nombre de
processeurs utilisés est plus faible.

Dans 'exemple du produit itéré, en comparant les algorithmes, on remarque que le travail
parallele est d’un facteur O(logn) supérieur au travail séquentiel. Le temps (O(logn) étant une
borne inférieure sur le modele CREW (les n données doivent inévitablement se rencontrer), nous
allons essayer de garder ce temps (en ordre de grandeur) en réduisant le nombre de processeurs.

n
logn
diminution du nombre de processeurs peut étre réalisée en groupant différentes opérations sur un

[’obtention d’un algorithme optimal nécessite donc de n’utiliser que O ( ) processeurs. Cette

méme processeur, sur lequel sera alors exécuté -de maniere optimale- ’algorithme séquentiel.

Groupons les n entrées en (%) groupes ayant chacun (logn) éléments. A chaque groupe nous

associons une tache, qui calcule le produit itéré de son groupe par 'algorithme séquentiel. Comme

il y a (logn) éléments dans chaque groupe, le temps de cette étape est O(logn) avec O (logn)
processeurs.

Puis, le produit itéré des O (107;”) produits partiels ainsi obtenus peut étre calculé par I’al-

n
logn

gorithme parallele (4.1.1) en temps O(logn), en utilisant encore O ( ) processeurs. Le temps

paralléle de ce nouvel algorithme est alors de:

Ty/(n) = O(logn)

Hn) =0 (1();‘”).

La complexité de cet algorithme est donc

n

et son travail est O(n), c’est a dire du méme ordre que le travail de I'algorithme séquentiel : il

et le nombre de processeurs de

est donc optimal. Le programme ADA qui implante cet algorithme est donné dans le paragraphe
suivant.

Le calcul des préfixes.

Le calcul des n préfixes d’une expression est une extension du probleme précédent. Considérant
n entrées ag, ..., a,_1 nous proposons de calculer les n sorties:

Hozao,Hl:ao*al,...,Hn_l:ao*al*ag*---*an_l
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avec une loi % associative ( +, x, Maz, etc).

La solution séquentielle s’écrit naturellement :
g := ag;
for iin 1.n-1 loop II; :=1I;_1 xa; end loop;

Le temps nécessaire a I'exécution de cet algorithme est O(n). Il est clairement optimal: a
chaque pas de l'algorithme, on calcule un résultat qui apparait en sortie. Néanmoins, il parait
essentiellement séquentiel : il est cependant dans C REW!, et il existe méme une solution parallele
optimale! Autrement dit, il existe également une solution intrinsequement parallele.

Considérons la solution parallele, en supposant n = 2P pour simplifier. L.’algorithme correspon-
dant peut étre construit récursivement, par une approche “Diviser Pour Régner” :

— phase 1: on réduit le probléeme en calculant en parallele les produits des entrées groupées par
2. On calcule donc les quantités b; :

bozao*al,bl 202*03,...,b22_1 = Up—-1 *ap

— phase 2: on résout le probléme réduit en calculant (par un appel récursif des 3 phases décrites
ici, jusqu’a obtenir un probleme & deux entrées) les préfixes des % valeurs b;: (bo), (bo * b1,
cen (bgx by *bg—l)- Ainsi, on a calculé tous les g4y pour k=0,...,5 — 1.

— phase 3: a partir de la solution du probleme réduit, on construit la solution du probleme
initial. Les résultats qui manquent sont tous ceux ayant un indice pair de termes: ils peuvent
étre obtenus en calculant : (ag), (Il xag), (Ilz*ay), ..., ar_1 *ag, ... en parallele en 1 pas
de calcul.

Les différents calculs effectués en parallele lors d’'une méme étape portent sur des données
différentes: cet algorithme peut donc étre exécuté sur une CREW-PRAM. Soit 7,,(n) le temps
parallele de cet algorithme avec H(n) processeurs d’'une CREW-PRAM. La complexité parallele
des différentes phases est (on se reportera a ’exemple donné figure 4.7) :

— phase 1: en temps 1 en utilisant % processeurs.

— phase 2: en temps Ty, (5) avec H () processeurs

— phase 3: en temps 1 en utilisant 7 processeurs.

Finalement le temps total de I’algorithme est donné par la récurrence suivante, sachant que

n
Ty(n)=24T, = d’ou Ty/(n) =2logyn
/() =2+ //<2) //(n) = 2logy
et le nombre de processeurs nécessaires est, sachant que H(2) = 1:

n n

H(n) = Max <g,H (5)) d’ou H(n)= 5
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Etape 1: Obtention de bg, b1, b5 et b3.

Etape 2: Obtention de ¢q = bg x b1, et ¢1 = by x b3.

Etape 3 : Obtention de dg = ¢g x ¢1

Etape 4: Obtention de bo, bo * bl, bo * b1 * b2 et bo * bl * b2 * b3.
Etape 5: Obtention des préfixes: ag, ag xay, ..., ag,*---*ar.

Fic. 4.7 — Graphe d’exécution du calcul paralléle des préfizes.

B e
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Le probleme du préfixe parallele appartient donc 4 C REW!. Le graphe de précédence correspondant
a cet algorithme est représenté sur la figure 4.7 pour n = 8. Les premier et dernier pas de calcul
correspondent respectivement aux phases 1 et 3 de 'algorithme, et les pas intermédiaires a I’appel
récursif développé dans la phase 2.

Un programme ADA qui implante cet algorithme est présenté au paragraphe 4.

Equilibre des travaux: Comme pour le produit itéré, il apparait que 'algorithme obtenu est

efficace mais non optimal. Nous allons donc reprendre la méthode d’équilibre des travaux décrite

n
logn

éléments. En parallele, nous pouvons calculer les m quantités suivantes :

au paragraphe précédent. Divisons les entrées en m = O ( ) groupes ayant chacun k = O(logn)

Aozao*al*"'*(lk_l

Al = QG %X Q41 X"k A2k

Apo1 = A1)k X C(m—1)k+1 X "X Amk-1

Chaque calcul peut-étre effectué en temps O(logn), grace a ’algorithme séquentiel du produit itéré.

Cette étape peut donc étre calculée en temps O(logn) en utilisant O (@) processeurs. Ayant
obtenu les A;, nous pouvons maintenant calculer leurs préfixes en utilisant ’algorithme parallele
logn

décrit précédemment : cette étape prend un temps O(logn) en utilisant O ( processeurs. Nous

obtenons ainsi les m termes B, suivants:
BO = Ao,Bl = AO*Aly---me—l = AO*AI*"'*Am—l

Il reste maintenant a calculer les termes manquants, c’est-a-dire :

ag, g % d1,y...,A0 % A1 %k Af_9
Bo*ak,Ao*ak*a}H_l,...,Bo*ak*ak+1*"'*agk_g
etc

n
logn

Pour ce faire, nous répartissons a nouveau la charge entre m = O ( ) processeurs. Le processeur

i (0 <i<m—1) calcule les valeurs:
Bi1 x @ig, Bict % @ik * Qigg 1y - -y Aimt * Qi K0k Q1) k2

n
logn

Le temps de cette étape est donc & = O(logn) avec O ( ) processeurs. Finalement, le temps

paralléle total de ce nouvel algorithme est :
Ty/(n) = O(logn)

et le nombre de processeurs est :

H(n)=0 <1ogn) .
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La complexité de cet algorithme est donc:

n
O// (log n, —logn)

et son travail est O(n), c’est-a-dire du méme ordre que le travail de 'algorithme séquentiel : il est
donc optimal.

Remarque. L’algorithme proposé ici ne fait intervenir aucune lecture concurrente; il fonctionne
donc avec la méme complexité sur une EREW-PRAM.

4.3.2 Graphe de dépendance et parallélisme: résolution d’un systeme linéaire
triangulaire

Soit A une matrice n X n triangulaire inférieure inversible, & coefficients dans un corps K, et b
un vecteur de K. Le probléeme est de déterminer le vecteur unique x de K™ tel que: Az = b.

La parallélisation de ce probleme est caractéristique de nombreux problemes d’algebre linéaire :
la parallélisation des algorithmes séquentiels de factorisation (Gauss, Householder, Givens...) met
en jeu les mémes techniques.

La solution séquentielle s’exprime tres facilement a partir de I'itération:

—1
b =T iy
ai;

)

Pouri=1...n :

Cet algorithme a une complexité O(n?) et est donc optimal (les n? coefficients de la matrice A
devant étre examinés).

Mais sa parallélisation semble difficile : il y a une dépendance tres forte entre le calcul de z; et
celui de z;_;. Néanmoins, pour chaque indice 7, le calcul & effectuer est du type produit itéré, et
cette phase peut étre réalisé en temps O, (log 1, @) Les n phases s’effectuant séquentiellement,
on obtient comme complexité globale sur une PRAM-CREW :

oy (nlogn L)

"log n

Pour trouver ce résultat, tous les log ¢ sont majorés par log n et la mise en séquence implique I"addi-
tion des temps. Le nombre de processeurs nécessaires est égal au nombre maximum de processeurs
nécessaires pour chacune des phases.

La parallélisation peut étre améliorée si ’on regarde précisément le graphe de précédence des
taches de l'algorithme séquentiel. En effet, dés que z; est calculé, il est possible de calculer en
parallele pour £ = 24+ 1,...,n tous les produits: ay;z;, si 'on suppose que z; peut étre lu en
parallele par les processeurs chargés des calculs de z; (k = i+ 1,...,n). En terme d’étapes, le
schéma de calcul est alors le suivant (les calculs effectués en paralléle sur des processeurs différents
sont séparés par “//”):

étape 1:z1 = ablll
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, boy—
etap62§$22%//tgzbg—a&ll‘l //t4:b4—a471m1 //

étape3:m3:ﬂ&//t4:t4—a472m2 //t5:t5—a572$2 //

a3,3

étape4l$4z%;fm//tg;:tg;—a&gﬁg //t6:t6_06,3$3 //

A chaque nouvelle étape (toutes les étapes sont effectuées en temps constant avec n processeurs),
une nouvelle composante de z est calculée. Le vecteur z peut ainsi étre calculé en temps O(n) sur

une CREW-PRAM de n processeurs.

L’algorithme donné ici présente ’avantage d’étre de méme travail en ordre que le meilleur
algorithme séquentiel connu. Mais il ne permet pas de décider de I’appartenance a NC de ce
probléme car sa complexité en temps est O(n). Nous verrons dans le prochain chapitre que par un
tout autre algorithme, ce probleme peut étre en fait calculé tres rapidement en temps O(log? n)
sur une CREW-PRAM. Le probléme considéré appartient donc bien en fait a A'C, mais méme
une bonne parallélisation de I’algorithme séquentiel, comme celle donnée ici, ne permet pas de le
démontrer.

Remarque. L’algorithme proposé ici fait intervenir des lectures concurrentes; il ne fonctionne
donc pas avec la méme complexité sur une EREW-PRAM. Il est cependant possible de résoudre
ce probleme avec la méme complexité sur une EREW-PRAM, en retardant certaines lectures (voir
exercice 6).

4.3.3 Redondance et parallélisme: I’addition d’entiers

Une autre maniére d’apporter du parallélisme dans un algorithme consiste a effectuer des calculs
redondants, de facon & diminuer les dépendances de données, donc le temps. Cette démarche est
contraire a celle utilisée en séquentiel o, lorsque deux calculs se ressemblent, on essaie de factoriser
les termes communs pour ne les calculer qu’une fois. L’introduction de redondance est donc une
approche souvent intéressante pour diminuer le temps de traitement parallele, méme si elle conduit,
au premier abord tout au moins, a des algorithmes non optimaux. La duplication de certains calculs
évités en séquentiel fait que le travail parallele est souvent plus important. Nous allons expliciter cet
apport de la redondance sur I’exemple de ’addition de deux entiers de n chiffres et cette technique
générale sera exploitée différemment pour le tri dans le chapitre suivant.

On considére deux entiers A et B de n chiffres en base 3, représentés par la séquence de leurs
chiffres (poids forts en téte):

n—1

A:[an_l,an_z,...,ao]gzZazﬂi avec Vi :0<a; <8

=0

n—1
B =1[by1,bnz,...,bolg =D b8 avec Vi :0<b; <f
=0
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et on cherche la séquence de ((n+1) chiffres: R = [ry,, r,—1, ..., 70|3 représentant entier R = A+ B.

L’algorithme séquentiel consiste a additionner deux a deux les chiffres de A et B. poids faibles
d’abord, en faisant propager les éventuelles retenues (une retenue est soit nulle, soit égale a 1), ce
qui peut étre exprimé par la récurrence suivante :

c_1 = 0
ry = (ag+ b+ ck—1) mod 3
e = (ar+bp+cpr) divp

ou div et mod désignent respectivement les opérations de division entiere et de calcul de reste.

De cette relation de récurrence, il est trés difficile d’extraire du parallélisme. La propagation de
retenue rend cet algorithme trés séquentiel : une nouvelle retenue ¢ ne peut étre calculée que si
I’on connait la retenue cx_; précédente.

L’introduction de parallélisme nécessite donc d’éviter cette propagation séquentielle. Pour mieux
étudier la précédence liée a cette propagation, I'idée est d’abord d’utiliser "approche diviser pour
régner de facon & n’avoir plus que deux calculs (i.e. un nombre borné d’instances de sous-problémes)
dépendants I'un de ’autre, puis de casser cette précédence en calculant a priori deux résultats
possibles. Pour cela, on partitionne A et B en séparant poids forts (Axy et By - H pour “High”-)
et poids faibles (Ar, et By, - L pour “Low”-). De méme, on calcule le résultat R en séparant les
poids forts (Rp) et les poids faibles (Ryr). Deux calculs sont possibles pour Ry : I'un en supposant
que la retenue entrante pour le calcul de Ay + By est nulle, 'autre en supposant qu’elle est égale
a 1. La sélection du bon résultat pourra étre faite a posteriori, en regardant la retenue sortant
effectivement du calcul de Ay, + By,. [’algorithme est comme suit :

phase 1: en temps constant séparer en parallele A en Ay, Ay, et B en By, By.
phase 2: calculer par trois appels récursifs en parrallele Ay + By, Ag + By + 1 et A, + By.

phase 3:si Ar, + By, génere une retenue fusionner les résultats de Ay, + By, et A 4+ By + 1; sinon
fusionner Ay, + By, et Ay + Bg. L’opération de fusion se fait en temps constant.

Il y a clairement ici redondance : les chiffres de poids fort de A et B sont additionnés deux fois.
Mais cette redondance est intéressante puisqu’elle permet de rendre indépendants les trois appels
a ’addition.

Le temps paralléle de ce nouvel algorithme sur une CREW-PRAM (il y a concurrence au niveau
des lectures mais pas au niveau des écritures) est alors:

T)(n) =T}, (g) +0(1) = O(log n)

avec un nombre de processeurs :
n

H(n)=3H <2

) _ O(nlogQS) ~ O(n!8)

L’introduction de la redondance permet donc d’obtenir un temps parallele tres intéressant en

O(logn).
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Par contre le travail de cet algorithme - O(n'"®logn) - est important devant la complexité
séquentielle du probleme - O(n) -. [.’algorithme parallele obtenu est loin d’étre efficace. 11 permet
cependant de montrer que ’addition d’entiers peut étre résolu trés rapidement en parallele et
appartient a la classe A'C. Nous verrons dans le prochain chapitre comment obtenir un algorithme
efficace pour ce probleme.

4.4 Programmation en ADA de quelques algorithmes

Le principe des algorithmes ayant été expliqué dans le paragraphe précedent, nous en donnons
une traduction en ADA.

4.4.1 Le produit itéré par la méthode non optimale

On rappelle qu’il s’agit ici d’effectuer le produit itéré de n valeurs. Le programme parallele ADA
est congu comme une fonction qui rend le résultat désiré. Cette fonction va générer a ’exécution n
processus. Le tableau contenant les entrées (a;) est partagé par tous les processus. Chaque processus
recoit en entrée les indices délimitant 'intervalle contenant les éléments dont il doit faire le produit.
Siil y a deux éléments ou plus, il génere deux nouveaux processus pour faire les produits en paralléle.
La structure de contréle générale est donc la récursion.

generic
type Element is private; -— le type des éléments
with function "*’(a, b: in Element) return Element;
—-- la fonction produit de 2 elements
package PRODUIT.ITERE s
type indice is new integer; —-- le type indice pour accéder a une séquence
type Sequence is array (indice range <>) of Element; —-— le type séquence
function Produitltere (s: in Sequence) return Element;

end PRODUIT_ITERE;
package body PRODUIT_ITERE is
function Produitltere (s: in Sequence) return Element is

function ProduitParallele (indice_debut, indice_fin: in indice) return Element is
task type TacheProduit is
entry envoyer_donnees ( indice_debut, indice_fin: in indice);
entry recevoir_resultat ( resultat: out Element);
end TacheProduit;

task body TacheProduit is
res : Element;
1, J: indice;
begin
accept envoyer_donnees ( indice_debut, indice_fin: in indice) do
1:= indice_debut; j:= indice_fin;
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end envoyer_donnees;
res := ProduitParallele (i,j);
accept recevoir_resultat ( resultat: out Element) do
resultat := res;
end recevoir_resultat;
end TacheProduit;

begin
if (indice_debut=indice_fin ) then return s (indicefin );
else
CalculEnParallele : —-— bloc de calcul du produit itéré
declare
calcull, calcul2: TacheProduit; -- lancement de deux nouvelles taches
indice_milieu : indice; —— pour le découpage en deux intevalles
resl, res2: Element; -- les deux sous-résultats pour la fusion
begin
indice_milieu:= (indice_debut+ indice_fin ) / 2; -- Partition des entrées.
calcull.envoyer_donnees (indice_debut, indice_milieu); -- Calcul en
calcul2.envoyer_donnees (indice_milieu +1, indice_fin ); —-— paralleéle.
calcul2.recevoir_resultat (res2); —-— Réception des
calcull.recevoir_resultat (resl); —— résultats.
return resl * res2; —- Calcul du résultat.
end CalculEnParallele;
end if;
end ProduitParallele;
begin

return ProduitParallele (s'first, s’last);
end Produitltere;

begin
null;

end PRODUIT_ITERE;

4.4.2 Le produit itéré optimal

Le programme ADA correspondant a cet algorithme est présenté ci-dessous. Par rapport au
précédent, seule la partie calcul séquentiel change, notament lors de la condition d’arrét pour le
découpage récursif en processus.

generic
type Element is private; -— le type des éléments
with function "*’(a, b: in Element) return Element;
-- la fonction produit de 2 éléments
package PRODUIT.ITERE <s
type indice is new integer; —-- le type indice pour accéder a une séquence
type Sequence is array (indice range <>) of Element; —-- le type séquence
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function Produitltere (s: in Sequence)

end PRODUIT_ITERE;

package body PRODUIT_ITERE s

return Element;

function Produitltere (s: in Sequence) return Element is

tg_-max: integer;

—-- taille du groupe pour un calcul séquentiel

Function ProduitParallele (indice_debut, indice_fin: i¢n indice) return Element is

task type TacheProduit is

entry envoyer_donnees ( indice_debut, indice_fin: in indice);

entry recevoir_resultat ( resultat:
end TacheProduit;

task body TacheProduit is
res : Element;
1, J, k: indice;

begin

out Element);

accept envoyer_donnees ( indice_debut, indicefin: in indice) do

1:= indice_debut; j:= indice_fin;
end envoyer_donnees;
res := ProduitParallele (i,j);
accept recevoir_resultat ( resultat
resultat := res;
end recevoir_resultat;
end TacheProduit;

begin

: out Element) do

if (indice_fin - indice_debut < tg_max) then

res := s(indice_debut) ;

for k in (indice_debut+1, indice_fin) loop

res:= res * s(k);

end loop;

return res;

else

CalculEnParallele :

declare
calcull, calcul2: TacheProduit;
indice_milieu : indice;
resl, res2 : Element;

begin
indice_milieu:= (indice_debut+

—-— bloc de calcul du produit itéré
-— lancement de deux nouvelles taches
—— pour le découpage en deux intevalles

-- les deux sous-résultats pour la fusion

indice_fin ) / 2; -- 1. Partition des entrées.

calcull.envoyer_donnees (indice_debut, indice_milieu); -- 2. calcul en
calcul2.envoyer_donnees (indice_milieu +1, indice_fin ); -- paralléle

(
calcul2.recevoir_resultat (res2);
calcull.recevoir_resultat (resl);
return resl * res2;

end CalculEnParallele;
end if;
end ProduitParallele ;
begin
tg-max := Log_base_2 (n) ;

—-— 3. réception des
—-— résultats.
-- 4. Calcul du résultat.
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return ProduitParallele (s'first, s’last);
end Produitltere;

begin
null;

end PRODUIT_ITERE;

4.4.3 Le calcul des préfixes

Le programme suivant implémente exactement l'algorithme décrit dans ce chapitre -sans 1’équi-
libre des travaux-, en respectant les notations quant au nom des variables. n est supposé égal a
2% _ 1. Les taches Réduire permettent de calculer les éléments b décrits dans la phase 1. Apres
’appel récursif a la fonction Préfize, la séquence beta contient les préfixes de la séquence b (phase
2). Les taches Construire permettent de calculer les préfixes pi de la séquence initiale, & 'aide de
beta (phase 3). L’exercice 4 montre que ce programme est du type EREW.

On remarque que la génération de processus est effectuée dynamiquement, ce qui fait passer la
complexité temporelle du programme ADA 4 O(log? ) au lieu de O(log n) comme dans I’algorithme
présenté. Cette remarque est générale et peu étonnante : en séquentiel, la programmation du préfixe
récursif entraine I'utilisation d’un espace mémoire de taille O(logn) alors qu’il peut facilement
s’écrire itérativement avec un espace mémoire de 1. Cela illustre la remarque faite sur la comparaison
entre espace mémoire séquentiel et temps parallele.

Dans le cas présent, le probleme pourrait étre résolu si ADA permettait de créer en 1 pas
de calcul un ensemble de taille polynémiale de processus a partir d’un méme modele de tache
en leur associant des données différentes. ADA permet de déclarer un tableau de taches, mais il
n’est pas possible d’associer des données propres a chacune des taches du tableau. Il est donc
nécessaire de lancer les processus un par un avec leurs arguments propres. [.’exercice 3 propose une
programmation ou I’ensemble des processus est créé lors de 'initialisation, ce qui permet d’obtenir
la complexité de I'algorithme “théorique” O, (logn, n).

generic
type Element is private; -— le type des éléments
with function "*’(a, b: in Element) return Element;
—-- la fonction produit de 2 éléments
package PREFIXE_PAR s
type indice is new integer; —-- le type indice pour accéder a une séquence
type Sequence is array (indice range <>) of Element; -- le type séquence
function Prefixe (a: in Sequence) return Sequence ;

end PREFIXE_PAR;

package body PREFIXE_PAR s
function Prefixe (a: in Sequence) return Sequence is
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task type TacheProduit is
entry donnees ( el, e2: in Element);
entry resultat ( r: out Element);

end TacheProduit ;

n: indice := a’last - a’first +1;

b: Sequence (0..n/2-1);

beta: Sequence (0..n/2-1);

pi: Sequence(0..n-1);

task body TacheProduit is
res, a, b: Element;
begin
accept donnees ( el,e2: in Element) do a:= el; b:= ¢2; end donnees;
resi=a *b;
accept resultat ( r: out Element) do r:= res; end resultat;
end TacheProduit ;

procedure Reduire ( nb_elements: in indice) is

k: indice;
calcul : array (0.nb_elements /2 -1) of TacheProduit ;
begin

for k in 0..nb_elements /2-1 loop -— En paralléle en théorie
calcul(k).donnees (a(2*k), a(2*¥k+1));

end loop;

for k in 0..nb_elements /2-1 loop -— En paralléle en théorie
calcul(k).resultat (b(k) );

end loop;

end Reduire;

procedure Construire ( nb_elements: in indice) is

k: indice;
calcul : array (1..nb_elements /2 - 1) of TacheProduit ;
begin

for k in 0..nb_elements /2-1 loop -— En paralléle en théorie
pi(2*¥k+1):= beta(k);

end loop;

for k in l..nb_elements /2-1 loop -— En paralléle en théorie
calcul(k).donnees (beta(k-1), a(2*k));

end loop;

pi(0) := a(0);

for k in 1..nb_elements /2-1 loop -— En paralléle en théorie
calcul(k).resultat (pi(2*k ) );

end loop;

end Construire ;

begin
if n =1 then pi(0):= a(0); —-- condition d’arrét
elsif (n mod 2) = 1 then —-- n est impair: le dernier élément est traité a part.
pi (0..n-2) := Prefixe(a(a’first..a’last-1));
pi(n-1) := pi(n-2)* a(n-1); —- Le dernier préfixe manquant est calculé.
else —-- n est pair: on se rameéne aux préfixes avec deux fois moins d’éléments
Reduire(n); —-- la séquence b a été calculée par effet de bord

beta := Prefixe(b); -- la séquence beta contiendra les préfixes de b



~iL431 L 2 L AI0LES L. S varn e avEaay A A A A EAAVAE ARV AR Y VY A~ A A A e A

Construire(n); —-- la séquence p a été calculée par effet de bord
end if;
return pi;
end Prefixe ;
begin
null;

end PREFIXE_PAR;

4.5 Conclusion

Nous disposons maintenant des outils de base pour nous lancer dans la programmation de
problémes en vraie grandeur. Comme en calcul séquentiel, il est essentiel de procéder d’abord & une
étape de conception de l'algorithme. La, il s’agit d’exploiter parallélisme de controle et de données,
et d’affiner la qualité des algorithmes par des techniques de redondance ou d’équilibrage des travaux.
Ensuite vient la programmation qui demande de bien posséder les primitives disponibles du langage.
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Exercices

1. Montrer que le programme donné pour le produit itéré équilibré (4.4.2) peut s’exécuter sur une
EREW-PRAM. Calculer sa complexité, en précisant le coefficient du terme de plus grand ordre
(i.e. celui en logn).

2. Modifier 'algorithme de calcul des préfixes proposé (4.4.3) pour qu’il implémente I’algorithme
de travail optimal, en utilisant la méme technique de programmation que celle proposée pour le
produit itéré (4.4.2): la structure du programme est conservée, seuls les tests d’arrét de découpage
dans les modeles de taches Réduire et Construire sont modifiés.

3. Montrer que, dans le programme de calcul des préfixes 4.4.3, le coit de I’étape 1 par Réduire
(et de la méme facon de ’étape 3 par Construire) est dans ce programme de 'ordre de logn avec
n processeurs. En déduire que ce programme s’exécute en temps O(log2 n) avec m processeurs.
Expliquer comment écrire un programme ADA qui implémente I’algorithme proposé, et qui s’exé-
cute bien en temps O(logn) avec Jogn Processeurs.

Appliquer cette technique pour la programmation ADA de 'algorithme optimal de calcul des pré-

fixes proposé.

4. Montrer que le programme de calcul des préfixes (4.4.3) peut s’exécuter sur une PRAM-EREW,
méme lorsqu’il est exécuté avec une hypothese de temps asynchrone. Autrement dit, montrer qu’il
n’est pas possible d’avoir simultanément plusieurs lectures ou écritures sur un méme emplacement

mémoire.

5. Pour le probleme du calcul des préfixes, on propose la stratégie suivante: soit (ag,...,a,—1)
une séquence en entrée. On calcule récursivement en parallele les préfixes de Sy = (aq, .. .,ag_l)
et Sy = (a;, ..., Gp_1). Puis on multiplie a gauche en paralléle les préfixes obtenus pour Sy par le

dernier préfixe de la séquence 5.

1. Montrer que cette stratégie appliquée directement conduit a un algorithme CREW.
2. Montrer qu’il s’exécute en temps O(logn) avec n processeurs.

3. Rendre 'algorithme EREW (en gardant bien sir la méme stratégie) et en conservant la méme
complexité. Les (a;), 0 < i < n — 1 désignant les entréees du probleme, on pourra considérer
le probleme du calcul de la suite suivante :

((mo, m), (71, 7)y oo (Fpe1, )
ou T, = Hf:o a; et ™= "m,_1.

4. En appliquant la technique d’équilibre des travaux, rendre 'algorithme précédent optimal, i.e.

construire un algorithme de complexité O, (log n, @)
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5. Ecrire un programme ADA implémentant ['algorithme de la question 3. Montrer que le pro-
gramme ainsi obtenu s’exécute bien en temps O(log n) avec n processeurs, et non en O(log? n)
comme le programme (4.4.3).

6. Construire un algorithme de complexité O/, (n,n) pour la résolution d’un systéme linéaire
triangulaire, qui respecte la contrainte EREW.
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Chapitre 5

Construction d’Algorithmes Paralleles

Il y a essentiellement deux méthodes générales pour construire un algorithme paralléele, 'une
consiste a détecter et a exploiter le parallélisme inhérent dans un algorithme séquentiel déja existant,
l’autre consistant & inventer un nouvel algorithme dédié au probléeme [Qui 88]. On a déja vu que
transformer de maniere aveugle un algorithme séquentiel dans une forme paralléle est souvent une
erreur. Par exemple, pour inverser une matrice carrée de dimension n, les algorithmes séquentiels
intéressants conduisent & des algorithmes paralleles de colt temporel O(n), alors qu’il existe des
algorithmes paralleles beaucoup plus rapides qui s’exécutent en temps O(log®n).

Le chapitre précédent était consacré aux techniques de base pour transformer intelligemment un
algorithme séquentiel, mais il n’en reste pas moins que certains algorithmes séquentiels contiennent
trés peu de parallélisme, alors que le probleme peut lui-méme étre tres parallele. Nous allons dans
ce chapitre nous intéresser a cet aspect des choses: comment faire I’analyse algorithmique d’un
probléeme qui conduise a un algorithme tres parallele. Nous allons donc appliquer les techniques
introduites au chapitre précédent (étude du graphe de précédence, découpe récursive, introduction
de redondance) pour construire les algorithmes paralleles les plus performants possible.

Le premier travail algorithmique consiste a “mesurer” le parallélisme intrinseque d’un probleme,
en essayant de prouver son appartenance & N'C ou en le réduisant & un probleme “standard” (P-
complet par exemple). Cette démarche conduit souvent a construire des algorithmes qui, méme s’ils
peuvent étre de temps polylogarithmiques, ne sont pas efficaces et encore moins optimaux car ils
utilisent un nombre de processeurs trés important. Le deuxiéme travail algorithmique consiste donc
a limiter ce gaspillage de processeurs pour essayer de construire des algorithmes de travail optimal;
souvent cette diminution du nombre de processeurs peut étre réalisée en augmentant le temps de
l’algorithme paralléle initial, pour tirer parti des meilleurs algorithmes séquentiels connus (cf. la
technique d’équilibre des travaux introduite au chapitre 4).

La démarche parallele s’apparente donc a la séquentielle, modulo I'inversion de la complexité
espace-temps (cf chapitre 4, paragraphe 4.2.5), méme si les techniques difféerent.

De maniere générale, les problemes pour lesquels les sorties peuvent s’écrire formellement comme
une expression algébrique “équilibrée” des entrées peuvent se paralléliser directement : la technique
est du méme type que celle utilisée pour le produit itéré ou le préfixe parallele. Ces deux problémes
(sous une forme plus ou moins adaptée) apparaissent trés souvent comme nous le verrons dans
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ce chapitre. Cette formulation <sorties> = <expressions équilibrées des entrées> a permis la
résolution de plusieurs problemes. Malheureusement, ’expression des sorties en fonction des entrées
est généralement trés complexe. Ainsi, le calcul de 22", calculable en séquentiel en temps n, est
tres difficile a paralléliser avec un nombre de processeurs polynomial. Ce schéma de calcul revient
malheureusement dans de nombreux algorithmes.

Dans ce chapitre nous allons étudier trois types de problemes:

— lalgebre linéaire : la multiplication de matrices et ’algorithme de résolution de systeme li-
néaire présenté dans le chapitre précédent.

— la maitrise de la redondance : I'introduction de redondance avait permis de résoudre partiel-
lement le probleme de ’addition d’entiers en construisant un algorithme tres rapide mais
non efficace. La limitation de cette redondance conduira a modifier cet algorithme pour en
construire un qui soit optimal.

— le tri: différents algorithmes sont présentés, qui mettent en avant les techniques précédem-
ment explicités: introduction de redondance, découpe récursive, analyse des dépendances et
équilibre des travaux.

Parmi les problémes importants et significatifs prouvés comme étant dans N'C figurent [KR90]:
le tri, les opérations arithmétiques (+, —, *, /) (entiers et polynémes), le pged de polynomes,
certaines opérations matricielles (produit, inverse, déterminant, rang, formes normales), la recon-
naissance des langages hors-contexte, la recherche d’un arbre de recouvrement minimal dans un
graphe.

En conclusion de ce chapitre, nous aborderons le probléeme du passage d’un algorithme PRAM
a celui d’un programme paralléle pouvant s’exécuter sur une architecture parallele possedant un
certain nombre de processeurs.

5.1 Algebre linéaire

5.1.1 Produit matrice-matrice et matrice-vecteur

Soient A et B deux matrices a coefficients bornés, c’est-a-dire sur lesquels les opérations arith-
métiques peuvent étre effectuées en temps constant, avec un résultat ayant une représentation de
méme taille (ex. flottants simple ou double précision).

Soit C' = AB leur produit : les n? coefficients ¢; ; de C' peuvent étre tous calculés indépendam-
ment :

n
cij =Y aikbp;
k=1

c;; est donné par le produit scalaire de la ligne ¢« de A par la colonne j de B. Ce calcul est tout
a fait similaire au calcul du produit itéré: dans une premiere étape on effectue les produits de
deux coefficients, en temps 1 sur n processeurs. Puis on effectue une somme itérée des n résultats
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n
logn

obtenus. Ceci peut étre réalisé en temps O(logn) sur O(%-) processeurs (grace a I’équilibre des

travaux).

Les n? coefficients de C' pouvant étre calculés en paralléle, on obtient finalement un algorithme

de complexité
log 1,
oy (ogn, logn)

Cet algorithme est optimal par rapport a ’algorithme classique de produit de matrices, puisque
son travail est O(n®). Il peut étre implémenté sur un modéle PRAM avec contraintes CREW : les
coefficients des matrices en entrée sont lus de maniere concurrente par les processeurs.

Dans le cas du produit d’une matrice de dimension n par un vecteur, on obtient de la méme
facon un algorithme optimal de complexité:

TL2

Remarque. Il existe d’autres algorithmes séquentiels plus rapides pour le produit de matrices
(par exemple, O(n?#) [Str 69] ou O(n**) [CW 87]). Les parallélisations de ces algorithmes conduisent
a des algorithmes paralleles de temps O(logn) avec un travail optimal par rapport a I'algorithme
séquentiel initial.

5.1.2 Résolution de systéme linéaire triangulaire

Nous reprenons ici le probleme abordé au chapitre 4. [.’étude du graphe de précédence de ’al-
gorithme séquentiel dit de “descente triangulaire” a permis d’obtenir un algorithme de complexité
oy (n,n), donc de travail optimal. Mais cette étude ne permettait pas de conclure sur "apparte-
nance du probléme a la classe NC.

Pour aller dans ce sens, il faut contourner la dépendance qui existe entre chaque variable &
calculer et qui implique un temps de calcul en O(n).

La recherche d’un algorithme de type “Diviser pour paralléliser” nous conduit a découper la
matrice en sous-blocs carrés de dimension

|3

[ A7 0

A=
I Agr Ago |

ainsi que le vecteur inconnu z et le second membre b:
1 by

T = b =
L2 bz

La matrice A étant supposée triangulaire inférieure et inversible, les matrices de dimension %
A1,1 et Ay le sont aussi. Cette remarque permet la construction directe d’un algorithme récursif:

1. Résoudre le systeme de dimension 5 : (S1)  Ay121 = by
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2. Résoudre le systeme de dimension 5 : (S3)  Agpzg = by — Ap 124

Mais I’obtention d’un algorithme tres parallele nécessite de casser la précedence qui lie le calul de
zg a celui de 27 (pour le calcul du second membre du systeme (52)).

Cette précédence peut étre cependant réduite en redondance, si on calcule deés la premiére étape
I'inverse A;é de Aj 5. En effet, dans ce cas on obtient z, = A;é(bg — Ay 121). Mais calculer I'inverse
de Ay est -asymptotiquement- de méme coiit que le calcul de I'inverse A. Le probleme de la
résolution du systeme initial Az = b se ramene alors, par I'introduction de redondance, au calcul de
I'inverse de A, puis au calcul de z = A~'b. Cette derniére opération est un produit matrice-vecteur,
qui peut (paragraphe 5.1.1) se faire trés rapidement en parallele.

La matrice A~! s’écrit directement 3 partir de la découpe récursive de la matrice A:

AT 0

A7l =
= -1 -1 -1
_A2,2A2,1A1,1 A2,2

(il suffit d’effectuer le produit de la matrice A par la matrice ci-dessus pour remarquer que 'on
obtient 'idendité).

Le calcul de A™! se fait donc de maniere tres simple :

1. En parallele: calcul des inverses Al_& et A;é

2. Calcul de la matrice produit A;éAmAl_&

La deuxieme étape s’effectue avec une complexité (paragraphe 5.1.1):
Oy (log n, n3)
On en déduit donc le temps parallele pour calculer I’inverse :
n n n 9
Trnwsy(n) = Trnyyy 5 + logn = logn + log 5 + log 1 +---=0O(log"n)

avec un nombre de processeurs:

Hipy(n) = Max <2H <g) ,n3) =3
(le premier membre du maximum croit linéairement, alors que le deuxiéme croit polynomialement).
Le calcul de I'inverse de A se fait donc avec une complexité parallele
0y <log2 n, n3)

On en déduit que le calcul de z pour la résolution du systeme initial Az = b se fait avec la méme
complexité.

Il est a noter que l"algorithme d’inversion proposé ici est efficace, et peut étre rendu optimal par
un équilibre des travaux. Par contre, ’algorithme de résolution de systéme proposé est de travail
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O(n?) alors que I’algorithme séquentiel initial est de complexité O(n?): cet algorithme n’est donc
pas efficace. Son utilisation pratique pour la résolution de systéemes triangulaires présente donc un
inconvénient majeur (voir principe de Brent, 4.2.4): ’algorithme ainsi construit n’est pas de travail
optimal, alors que celui présenté dans le chapitre 4 I’était. Par conséquent, sa simulation sur p <
. . 3 . i )

n processeurs est bien moins performante — temps = ”7 — que la simulation de l'algorithme du
chapitre 4 sur le méme nombre de processeurs — temps = %2 -

Cet algorithme est cependant intéressant: il montre que le calcul de I’inverse d’une matrice

triangulaire est dans NC (et méme dans NC?).

Remarque. Ce résultat de complexité temporelle est valide pour de nombreux problemes d’al-
gebre lineaire, notamment I'inversion de matrices denses ([Csa 76] [KP 91]) et les formes normales

de matrices ([RV 93]).

5.2 Retour sur ’addition d’entiers

5.2.1 Maitriser la redondance

L’introduction de redondance sur le probleme de I’addition d’entiers (voir chapitre 4) a per-
mis d’obtenir un algorithme s’exécutant en temps O(logn) mais avec un nombre important de

processeurs : ’I”Ll 58 .

Cette technique a permis de casser le mécanisme de propagation de retenues, qui limitait le
parallélisme. Il reste & étudier comment supprimer certains calculs redondants tout en gardant un
haut degré de parallélisme.

Soient A = [ay—1,@n_2,...,a0]g €t B = [by_1,by_2,...,bo]s deux entiers de n chiffres en base
{3 (on supposera que n est une puissance de 2), représentés par la séquence de leurs chiffres, poids

forts en téte (i.e. A= Y"""' a3 et B=Y"""b;5").

Notons:
AL:[ag_l,...,ao]ﬁ AH:[an_l,...,ag]ﬁ
BL:[b§—17-'-7b0]/3 BH:[bn_l,...,bg]g

et posons:
T‘:AL+BL:[C,T‘2£_1,...,T‘0]5 (06{0,1})

R:AH—}—BH:[R%,Rg_l,...,Ro]g (Rg € {0,1})

On peut remarquer la propriété suivante:
- si (c=0) alors: A+ B= [R§7Rg—17 ooy Royrag, .. . Tol

—si(c=1)alors: A+ B = [Rg,Rg_l,...,RZ-H,1+Ri,0,...,0,7‘5n_1,...,ro]g ol 7 est tel que:

R, = p—-1 pourk=0,...1—1
R, < B-2



L ~iLi31 L L L AILES e ALV LAV L EIVLY L JAJAAREILE L ALLVER AT L JAALA A RAEi AR VT

Dans le cas ou ¢ est nul, le calcul peut se faire facilement en parallele. Dans le cas ou ¢ = 1, tout
le probléeme est de déterminer I’indice 7 sur lequel la retenue va s’arréter. Cet indice est caractérisé
par:

i =Min{k/Ry < —1}

Posons:

+00 sinon

{ k siRp<f—1
. =

1 est alors égal au minimum des ¢, et peut étre obtenu par une opération de type produit itéré, avec
comme loi associative de base le minimum de deux entiers. Une fois ¢ calculé, il est facile d’obtenir
les poids forts de A+ B a partir de R en utilisant la propriété ci-dessus.

Le schéma de I’algorithme est alors le suivant :
1. calculde r = A+ By, = |, ra_g,.. . rolg (c€{0,1})etde R = Ag+Bpy = [R%, Ra_q,..., Rols
(2 €{0,1})

2. calcul de ty, pour k =0,...,5 —coiit: O,/ (1,n) -
3. calcul de i = Min{tx;k = 0,..., 5} : produit itéré — coiit: O, <10g n, ﬁ) -
4. formation de A + B :

sic=0alors A+ B= [Rg,Rg_l,...,Ro,rg_l,...,ro]g

sinon A+ B = [Rg,Rg_l,...,Ri+1,1+Ri,0,...,0,7“22_1,...,1"0]5

Le coiit en processeurs de cet algorithme sur une PRAM-EREW est donc:
n n n
H(n)=M 2H( =), — | =
(=) aX( <2)’logn) O(logn)

T(n)=T (g) + logn = O(log® n)

et le temps est:

On a donc une complexité totale:
O 10g2 L)
/1 ( " logn

sur une PRAM-EREW.

On a donc énormément gagné en nombre de processeurs, mais on a perdu un peu en temps:
néanmoins, ’algorithme obtenu est efficace.

5.2.2 Un algorithme optimal pour ’addition d’entiers

La perte en temps mentionnée ci-dessus est essentiellement die au fait que, pour chaque étape
d’additions (il y en a logn), on calcule une position de butée pour la retenue.



il AL/ L /UL UV AL L J S 8 L ARJAY S A L ArJASJ e

Pour lever cette contrainte, on observe que 'on peut calculer une fois pour toutes les valeurs de
chacune des retenues qui apparaissent dans I'itération séquentielle présentée au chapitre 4:

c_1 = 0
ry = (ar+bg+ck—1) mod f(k=0,...,n)
¢ = (ap+bp+cp—1)divp(k=0,...,n)

n = Cp

Dans ce but, on établit les équations algébriques qui dirigent le calcul des retenues: ¢ ne peut
valoir que 1 ou 0, et elle ne peut valoir 1 que si ar + by > § (génération de retenue), ou si cx_q
valait 1 et ax + bx = (8 — 1) (propagation de retenue).

Soit gx (pour génération) et p (pour propagation) les deux booléens suivants :

gr =1 ssiap+by>p
pr=1 ssiap+b,=0-1
Les équations définissant les retenues (qui peuvent étre considérées comme des booléens) sont alors:
c_1 = 0
¢k = gr V (pr A ck-1)
Soit la fonction booléenne affine suivante :
Ti(z) = gx V (px A )

On a:
ck = Tp(Th—1(- - (To(0)) - -+))

Or la composition de deux fonctions affines est stable et associative. Posons:
U,=Tr0Tp_10---0Tj
U}, s’écrit comme une fonction de la forme:
Uk(z) = ug V (vp A )

et les fonctions U correspondent aux préfixes des fonctions T}, avec comme loi associative la
composition de deux fonctions booléennes.
En utilisant un algorithme de préfixe paralléle, on en déduit que Uy (c’est & dire ses coefficients uy
et vy) peuvent étre calculés avec un coit :

n

La retenue c; = Ui (0) est alors:
cp = ug V (?Jk A 0) = U

Le schéma de l'algorithme est alors le suivant :

L. Calcul de s; = a; +b; (i =0,...,n—1) —coiit: O/ (1,n) -
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2. calcul de g; = 1si (s; > 3), 0 sinon
calcul de p; = 1si (s; = 3 — 1), 0 sinon — coiit: Oy, (1,n) -

3. Calcul de ug et vy, (préfixe parallele) — coiit: O, <10g n, logn) -
Onaalorsc_y=0etcy=u; (k=0,...,n—1).

4. Calcul de r; = (s; +¢;-1) mod 3, (i=0,...,n—1) et r, = ¢,y —cott: O,/ (1,n) -

On a donc ainsi obtenu un algorithme optimal pour I"addition de deux entiers, s’exécutant en
temps log n avec @ processeurs d’'une EREW-PRAM.

5.3 Tri Parallele

Un ordinateur passant en moyenne 25% de son temps a trier, on comprend l'intérét porté par
les chercheurs aux algorithmes de tri, y compris paralleles et ce des 1954 [Knuth 3 p.227]. En
séquentiel, la complexité de ce probleme est Q(nlogn) (borne inférieure atteinte, par exemple par
partition-fusion).

Nous construisons ci-dessous, a partir de la méthode séquentielle du tri par insertion, un premier
algorithme parallele qui, bien que non efficace, permet de montrer que ce probleme peut étre traité
en temps logn. Puis, nous donnons deux algorithmes efficaces de tri parallele de temps log? n,
construits a partir de I’algorithme séquentiel partition-fusion.

5.3.1 Tri par sélection

On se donne n éléments e; (kK = 0,...,n — 1) d’un ensemble E totalement ordonné, et on
voudrait obtenir les n éléments triés dans un tableau. Nous supposerons ici les éléments distincts,
mais il est facile d’étendre cet algorithme au cas général.

La méthode séquentielle immédiate, méme si ce n’est pas la plus efficace, est celle du tri par
insertion : a chaque étape on prend un nouvel élément que ’on essaie de classer parmi les précédents
éléments que 1’on a déja triés. Le coiit séquentiel est O(n?). Exploitée sous cette forme en paralléle,
cette méthode ne permet pas d’obtenir un temps paralléle inférieur a n, I’élément d’indice 7 dans
le tableau initial ne pouvant étre inséré dans le tableau trié que lorsque tous les éléments d’indices
inférieurs ont été ordonnés.

Il est cependant possible de casser cette dépendance par I'introduction de redondance. En effet,
I’élément e; peut étre directement comparé a tous les autres éléments: le nombre d’éléments qui
lui sont inférieurs indique la position de I’élément e; dans le tableau trié.

La comparaison de deux éléments étant effectuée en temps constant, I’algorithme se déroule en

deux phases:

1. chaque élément e est comparé aux n — 1 autres éléments. Pour cela, a chaque élément ej, est
associé un groupe Gy de n — 1 processeurs G ; (i # k): chaque processeur G,; compare e,
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a ’élément e;. Le résultat de cette comparaison est 1 si ey, est strictement plus grand que e;,
et 0 sinon. La complexité de cette étape est donc O, (1,n?) sur une CREW-PRAM.

2. dans chaque groupe Gy, on effectue la somme des n — 1 valeurs trouvées: on obtient ainsi la
position de I’élément ey dans la séquence triée.

Chaque calcul effectué dans la phase 2 se réduit donc a ’addition de n bits. Cette opéra-
tion peut étre réalisée par un algorithme du type produit itéré, avec comme opération de base
la somme de deux nombres ayant au plus logn bits. D’apres ce qui a été vu précédemment,

cette somme est de complexité O, (log logn, lolgofsogn) sur une EREW-PRAM. Compte-tenu qu’une

n
logn

somme itérée avec des opérations en temps constant peut étre réalisée en temps logn avec
processeurs, le coit de cette étape est donc pour chaque groupe Gy : O/, (lognlog logn, @),

soit O, (lognlog logn, loglogn) pour tous les groupes. Le travail total pour cette phase est alors

n?logn: la parallélisation de I’algorithme de tri par insertion n’est donc pas optimale.

7]0g2n) en utilisant la
technique dite du 2 pour 3 . En effet, I'utilisation du produit itéré dans la phase 2 ignore le fait que
les entrées sont sur 1 bit seulement: la complexité serait la méme si le probleme était I'addition
de n nombres de logn bits. Or, additionner 3 nombres de k bits peut se ramener & additionner 2

nombres de k£ + 1 bits. Soient :

Néanmoins il est possible de calculer la phase 2 en complexité O, (logn

a4 = [ak—h A2y, aO] b= [bk—h bk—27 RN bO] et ¢c= [Ck—h Ck—25- -+ CO]
trois entiers de k£ bits dont on désire calculer la somme.

Pour tout ¢, a; + b; + ¢; est un entier de deux bits: soit u; son bit de poids fort, v; son bit de
poids faible, et soient u et v les deux entiers de k& + 1 bits:

U= [uk—17uk—27"'7u070] et v= [O,’Uk_l,’Uk_Q,...,’Uo]

On a alors (propriété du 2 pour 3):
at+b+cec=u+v

Additionner n nombres de 1 bit se ramene donc a additionner (%”) nombres de 2 bits, et en

réitérant cette réduction (logs n) fois, deux nombres de O(log n) bits. Cette derniere addition peut
2

etre effectuée avec un coit O/, (log log n, Flgolgog_n) Le coiit de la phase 2 est donc, aprés équilibre

des travaux, O/, (log n, %) sur une EREW-PRAM pour chaque groupe, soit O, <10g n, logn)
pour tous les groupes.

De fagon a uniformiser le modele de calcul PRAM utilisé, il est possible de transformer la
premiére étape (beaucoup plus courte que la deuxieme, avec le méme nombre de processeurs) pour
pouvoir ’exécuter sur une EREW-PRAM au lieu d’'une CREW. Ceci peut étre réalisé en dupliquant
chacune des n données pour en obtenir un exemplaire différent dans chaque groupe de processeurs:
cette opération correspond a un produit itéré, avec comme opération de base une écriture en
mémoire partagée (duplication). Le coiit de la premiere étape devient alors O, (log n, 10g2n) sur

une EREW-PRAM.
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Min(a,b) Max(a,b) Max(a,b) Min(a,b)

Fi1G. 5.1 — Les deux comparateurs C et C_.

Finalement, la complexité globale de cet algorithme de tri est O/, (logn,n?) sur une EREW-
PRAM : son temps est particulierement intéressant. De plus, la parallélisation est optimale par
rapport & ’algorithme séquentiel de départ, le tri par insertion. Mais le nombre de processeurs
est trés important et quoiqu’il appartienne a la classe NC, il n’est pas efficace. Pour obtenir un
algorithme de travail plus intéressant — de travail O(nlogn) —, il est nécessaire de reconsidérer le
probléme en partant d’algorithmes meilleurs que le tri par insertion.

5.3.2 Tri par fusion et réseaux de tri

Un réseau de tri (Batcher, 1968) est le graphe de précédence d’un algorithme de tri dont la
seule primitive est la comparaison de deux éléments (supposée effectuée en temps constant). Nous
supposerons donc disposer d’un comparateur qui prend en entrée deux éléments quelconques, et qui
les retourne triés en sortie. Nous utiliserons deux types de comparateurs, décrits en figure 5.1.

De nombreux algorithmes séquentiels de tri, et notamment ceux qui permettent d’atteindre
la borne inférieure O(nlogn), utilisent comme primitive de base la fusion de deux listes triées.
Nous allons étudier la parallélisation de 'algorithme dit de partition-fusion, en étudiant surtout le
probleme posé par la fusion parallele.

Fusion séquentielle

Soient S; = (e, .. .,e%_l) et Sy = (e%, ...,€,—1) une partition de la séquence des n éléments
en entrée en deux sous-séquences de 7 éléments. L’algorithme récursif de tri par fusion consiste a
trier les deux sous-séquences Sy et Sy, puis a fusionner les deux séquences trieés T et Ty obtenues.

La complexité séquentielle de la partition est de 1 (avec un bon choix de structures de données),
et celle de la fusion est de n. On en déduit que le temps de ’algorithme ci-dessus est:

Tseq(n) = 2T, (g) +n=0(nlogn)

[’analyse du graphe de dépendance de cet algorithme montre que les deux appels récursifs pour
trier les deux sous-séquences S et S; peuvent étre exécutés en paralléle sur une EREW-PRAM.

Tout en gardant les procédures Partition et Fusion séquentielles, on peut donc construire un
algorithme parallele de tri prenant en compte I'indépendance de ces deux appels. La complexité
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parallele de cet algorithme, avec une fusion séquentielle en O(n) est alors:

T (n) =Ty, (g) +0(n) = O(n)

H(n) = Max <2H (g) , 1) — O(n)

Cet algorithme n’est pas de travail optimal, le travail séquentiel étant en O(nlogn). 1l est donc
nécessaire d’appliquer la technique d’équilibre des travaux pour obtenir un algorithme de travail
optimal. Le seul gain apporté par la parallélisation est ici basé sur I'indépendance des deux appels
récursifs. Or il ne sert a rien d’effectuer ces deux appels en paralléle si leur exécution séquentielle
est de toute facon de temps supérieur au temps de la derniere fusion séquentielle, a savoir O(n).

n
logn

Or, pour un tri de ( ) éléments, T, (ﬁ) = O(n). En “arrétant” la parallélisation apres
la création de logn processus de tri (donc a une profondeur de loglogn), on obtient donc un

algorithme de complexité:

loglogn

T)/(n) = Tuey (&)4@ > o] =om

k=1

n

H(n) = Max <2H <g) JAH <4) ye e .,QIOgIOgn) = O(logn)
D’ou un algorithme de travail optimal de complexité O/, (n,logn) sur une EREW-PRAM.

La parallélisation de I'algorithme séquentiel optimal de tri par partition-fusion est donc ramenée
a la parallélisation de la fusion de deux séquences triées. Or, I'algorithme de fusion classique utilisé
en séquentiel est tres difficile a paralléliser : le parcours des deux séquences est a chaque étape
déterminé par la comparaison qui vient d’étre effectuée. Les deux paragraphes suivants proposent
deux algorithmes de fusion paralléle: la fusion bitonique et la fusion pair-impair.

5.3.3 Fusion Bitonique

Cette fusion est construite a partir d’une propriété vérifiée par certaines séquences, appelées

bitoniques. La séquence (ag, ..., am,—1) est dite bitonique si et seulement si:
(1) soit il existe £ (0 < k& < m — 1) tel que la sous-séquence (aq,...,a;) est croissante, et la
sous-séquence (ag, ..., a,—1) est décroissante.

(2) soit il existe un décalage d’indice tel que la condition (1) est réalisée.

[’algorithme qui suit est fondé sur la remarque suivante : soient Sy et S5 deux séquences triées
que ’on désire fusionner. Si 57 est triée par ordre croissant et Sy par ordre décroissant, alors la
séquence S obtenue directement par concaténation de Sy et S; est bitonique. Le tri de cette séquence
bitonique est exactement la fusion des deux listes. Cette fusion est appelée fusion bitonique [Akl

85).
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Fic. 5.2 — Partition d’une séquence bitonique.
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Soit S = (ag,...,@mnm—1) (on suppose pour simplifier m = 27) une séquence bitonique que nous

supposerons vérifier (1) pour simplifier'. Autrement dit, S est telle que:

a<ap << ag i.e. (ag,...,ar) est croissante)
ag > Qpq1 > -+ > Q1 1.€. (g, ..., Qp_1) est décroissante)

Posons ¢ = 7, et considérons alors les deux sous-séquences suivantes de S':

Smin = ( Min(ag,a,), Min(ar,ag41), ..., Min(ag_1,am_1)
Smaz = ( Max(ag, ay), Max(a1,g41), ..., Max(ag_1,0m_1))

Par définition, tout élément de S,,;, est inférieur a tout élément de S,,,,. Par ailleurs, on peut
vérifier que les deux sous-séquences S,,ip, €t Sy,q, sont bitoniques (comme le montre la figure 5.2).

Passer de S a (Smin, Smaz) colite O,/ (1,m). Les deux séquences bitoniques obtenues, S,;,, et
Smaz, ont chacune 4 éléments. On applique donc le méme principe & Spin et Spae, et on obtient
ainsi, au bout de p = log m étapes, une séquence triée, avec une complexité O, (log m, m). Cette

étape récursive est schématisée par le réseau de tri de la figure 5.3.

1. Mais la proriété que nous allons énoncer reste valide lorsque S vérifie (2)
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FiG. 5.3 — Tri d’une séquence bitonique [Qui 88].

Remarque. Considérant une séquence quelconque ayant n éléments, nous pouvons la considérer
au départ comme 3 séquences bitoniques de 2 éléments chacune. On applique en parallele avec
m = 2 la phase décrite ci-dessus, ce qui a pour complexité O,/ (1,n). On obtient % séquences
bitoniques de longueur 4, que I’on trie en appliquant de nouveau cette phase en parallele, etc.

Le temps parallele de I'algorithme de fusion bitonique est alors:

n
TFusion(n) = TFusion (5) + O(l) = O(log n)

et le nombre de processeurs:

n
Hpysion(n) = Max <2HFusion (5) 7") =0O(n)
On obtient donc un algorithme de fusion parallele de complexité sur une EREW-PRAM :
O/ (logn,n)
L’algorithme de tri bitonique est alors basé principalement sur la procédure de fusion bitonique

de deux séquences Sy et 53 triées en sens contraires pour former une séquence 7T’ triée. Sa complexité
en temps est:

Trvi(n) = Ty <g) + Thusion(n) + O(1) = O(log2 n)

et le nombre de processeurs nécessaires :

n
Hmy = Max <2HTri <§) 7HFusion(n)) =0O(n)

[’algorithme de tri bitonique est donc efficace et de complexité sur une EREW-PRAM :

0y (log2 n, n)

La figure 5.4 montre un réseau de tri implantant la fusion bitonique d’une séquence de 8 élé-
ments.
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Fic. 5.4 — Tri bitonique d’une séquence a 8 éléments.

Remarque. La structure du graphe de précédence, qui correspond a ce tri s’appelle un perfect-
shuffle (ou mélange parfait: tout le monde rencontre tout le monde). Il est trés important, et
apparait dans de nombreux algorithmes, dont la transformée de Fourier rapide.

5.3.4 Fusion pair-impair

On propose ici un autre type de fusion. Soient

X = (21,22, ., %2m) et Y = (y1,92,---,Y2m)

deux séquences triées par ordre croissant comportant chacune 2m éléments d’un ensemble totale-
ment ordonné.

Soient alors Xjppair €t Yimpair les deux sous-séquences de rang impair de X et Y définies par:
/Yimpair: ($17$37"'7$2m—1) et }/impair: (y17y37"'7y2m—1)

et X . et Y]

pair les deux sous-séquences de rang pair de X et Y:

pai
Xpair = (22,24, .., Tom) €t Ypair = (Y2, Y4, - - -, Y2m)

On définit récursivement la fusion pair-impair des deux séquences X et Y triées et ayant le méme
nombre d’éléments qui est une puissance de 2, par l'algorithme pseudo-ADA suivant.

La procédure PartitionPairlmpair permet de séparer une séquence X en entrée en deux sous-
séquences Xp,ip et Xjypair comme décrit ci-dessus.

procedure FusionPairlmpair ( X, Y: in Sequence; T: out Sequence ) is
7, W : Sequence ;

begin
if (Cardinal( X ) = 1) then
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T := Sequence( Min( x(1), y(1) ), Max( x(1), y(1) ) );
else
PartitionPairImpair( X, X_impair, X_pair ) ;
PartitionPairImpair( Y, Y_impair, Y_pair ) ;
FusionPairImpair( X_impair, Y_impair, Z ) ;
FusionPairImpair( X_pair, Y_pair, W ) ;
-- Soient (Z(1), ..., Z(2m)) et (W(1), ..., W(2m)) les éléments des séquences Z et W.
—= On calcule alors la séquence T ainsi definie:
T := Sequence( Z(1), Min(Z(2), W(1)), Max(Z(2), W(1)), Min(Z(3), W(2)), ...,
Min(Z(k), W(k-1)), Max(Z(k), W(k-1)), ..., Max(Z(2m), W(2m-1)), W(2m) ) ;
end if;
end FusionPairlmpair;

La séquence T ainsi obtenue est triée [Akl 85]: cette propriété peut étre démontrée par récur-
rence, et provient du calcul de Z et W pour lequel on a séparé les éléments pairs et impairs de
deux listes triées X et Y. On peut vérifier que chaque élément de la suite est comparé directement
ou indirectement a tout autre élément.

Le calcul final de T peut étre effectué en temps 1 en utilisant 4m processeurs. On en déduit
donc que la complexité temporelle de I'algorithme de fusion pair-impair est :

n
TFusion(n) = TFusion <§) + O(l) = O(log n)

et le nombre de processeurs:

n
HFusion(n) = Max <2HFusion <§) 771) =O(n)

donc une complexité finale :

Oy (logm, n)

A partir de cette fusion pair-impair, il est facile de construire un algorithme parallele efficace
pour le tri, comme expliqué précédemment a partir de la fusion bitonique. Finalement, la complexité
du tri pair-impair ainsi obtenu est sur une EREW-PRAM :

0y (log2 n, n)

Remarque. Les deux algorithmes de tri présentés (bitonique et pair-impair) peuvent étre ren-
dus de travail optimal (exercices 7 et 9), mais sont de complexité temporelle O(log? n), alors que
’algorithme de tri par sélection montre qu’il est possible d’atteindre un temps parallele O(logn).
Des réseaux optimaux de tris, de complexité O,, (logn,n) ont été trouvés par Ajtai, Komlos et
Szemerédi en 1983 [Pippenger, HTCS]. 1l existe par ailleurs, sur le modeéle PRAM, un autre algo-
rithme optimal pour le tri de complexité O, (logn,n)) [Col 88]: cette algorithme est basé sur un
mécanisme de fusion de temps constant.

Néanmoins, le facteur devant le logn est important, et en pratique, le tri bitonique -aprés
équilibre des travaux- reste le plus pertinent.
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5.4 Conclusion: de l’algorithmique PRAM a la programmation
sur une machine réelle

Les algorithmes que nous avons décrits dans ce chapitre et le précédent peuvent étre exécutés
sur la PRAM théorique définie au chapitre 4 et avec la complexité qui leur a été associée.

Cependant, lorsque 'on désire les programmer sur une architecture parallele possédant un
nombre fini de proccesseurs (que ce soit un réseau de stations de travail ou une machine paral-
lele), les hypotheses sur lesquelles repose le modele PRAM posent différents problemes :

— le modele théorique PRAM est basé sur des hypotheéses synchrones qui ne peuvent étre vérifiées
en pratique.

— le modele PRAM introduit un opérateur fork, de temps constant, qui permet ’affectation
des processus aux processeurs, et suppose ’existence d’une mémoire partagée dont I’acces est
supposé effectué en temps constant lui-aussi.

Apres avoir explicité ces différents problemes, nous expliquons pourquoi les techniques intro-
duites pour l'algorithmique PRAM restent valides pour la conception d’algorithmes paralléles, a
condition de disposer d’autres outils pour I'implantation d’'une PRAM sur une architecture paral-
lele donnée. D’ailleurs, la tendance aujourd’hui est de munir les architectures paralleles de systemes
d’exploitation qui permettent de cacher les caractéristiques internes de I’architecture. Cette ten-
dance justifie de travailler sur des modeles généraux, intégrant les opérateurs qui seront fournis
par les futurs systemes d’exploitation des architectures paralleles et qui rendent -entre autre- les
services d'une PRAM. Les chapitres suivants sont consacrés a I'introduction de ces différents outils.

5.4.1 Algorithme synchrone sur architecture asynchrone

Ce synchronisme ne peut étre assuré que par la présence d’une horloge globale (logicielle ou
matérielle) et n’existe pratiquement que dans les architectures dites SIMD synchrones ol tous les
processeurs effectuent la méme opération a chaque top de I’horloge globale. Ce mode opératoire est
trés restrictif au niveau algorithmique mais peut étre utilisé efficacement pour des algorithmes de
traitement d’image par exemple (les mémes opérations sur tous les pixels). La majorité des architec-
tures de machines paralléles disponibles sur le marché n’offre pas d’horloge globale ni de séquenceur
global d’instructions, les processeurs fonctionnant intrinsequement de maniere asynchrone sur des
instructions différentes & un instant donné.

En général, un processeur fournit un ensemble d’opérations de base qui sont toutes de durée
différentes (lecture ou écriture dans la mémoire locale, multiplication de flottants ou de booléen
par exemple, opérations d’accés a la mémoire partagée ou fork ): ’alignement de toutes les opé-
rations sur celle de durée la plus grande est possible si ’on suppose que les opérations sont de

durée bornée?

, mais est pratiquement trés pénalisant pour les performances globales de la machine.
Néanmoins, pour le calcul de la complexité, qui est toujours connue a une constante multiplicative

pres, I’évaluation d’un algorithme sur une PRAM synchrone (dans le sens ou les durées de toutes

2. Ce qui est raisonnable si ’on prend des précautions -voir chapitre 6 et 7
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les opérations sont alignées sur la plus longue) est raisonnable. En effet, cette évaluation permet de
se dégager des spécificités architecturales et d’obtenir [’ordre de grandeur voulu, invariant quelles
que soient les caractéristiques en terme de temps des opérations de base. Il est donc important de
définir des modeles théoriques généraux, abstraction de grandes classes d’architectures, comme le
modele PRAM présenté ici, qui permettent la construction d’algorithmes “portables” 3.

5.4.2 Modele de mémoire

Concernant la mémoire, locale ou globale, le modéle PRAM repose sur I’hypothese d’un acces
en temps constant unitaire. Ceci n’est pas verifié par les architectures pour lesquelles I'acces a la
mémoire physique globale est en général plus long. De plus, les mémoires (locales et globales) sont
en général paginées, ce qui rend fausse 'hypothése du temps d’acces constant.

Cependant, les systémes d’exploitation de machines paralleles fournissent des opérateurs d’acces
en mémoire globale et locale qui optimisent le temps d’acces en mémoire, en respectant les propriétés
de mémoire locale (accessible par un seul processeur) et globale (accessible par tous les processeurs?.

Le premier opérateur consiste a mettre dans la mémoire locale du processeur les variables de
la mémoire partagée qui sont accédées par les taches (ou processus) du processeur: on parle de
placement de données. Lorsqu’une donnée est manipulée par plusieurs taches, il est parfois possible
de placer tous les processus concernés sur le méme processeur (on parle de placement de processus
dirigé par les données). Mais souvent, cette stratégie entraine une perte de parallélisme effectif.
Dans le cas général, les processus concernés sont donc sur des processeurs distincts (placement
dirigé par le parallélisme de contréle). Si ces processus utilisent les mémes données, ils peuvent

— soit tous posséder un exemplaire propre de la méme donnée en mémoire locale. Il est donc
nécessaire d’assurer une cohérence entre tous les exemplaires de cette donnée, lorsque celle-
ci est concuremment lue ou écrite par les processus. Le coit effectif de cet algorithme de
maintien de la cohérence est alors crucial pour les performances effectives du programme,

— soit partager un exemplaire en mémoire globale. Il est alors nécessaire de mettre en place
un mécanisme de contréle d’acces de facon a rendre les opérations de lecture et d’écriture
atomiques. Le coit de I'acces a cette mémoire globale doit étre controlé de facon a éviter qu’il
devienne un goulot d’étranglement,

— soit de mettre en place un mécanisme de circulation des données entre les mémoires locales
des taches concernées. La aussi un coit additionnel est a prendre en compte.

Pour un algorithme PRAM pour lequel il y a partage de données, les trois mécanismes sont
envisageables. Le meilleur choix est dépendant de I’architecture cible. Poussant le raisonnement
plus loin, il est possible d’avoir deux algorithmes A1 et A2 résolvant le méme probleme et Al

3. Il existe de nombreux autres modeles paralleles que le modele PRAM, qui permettent de mieux prendre en
compte certaines classes d’architectures : par exemple, les HRAM [CT 93] modélisent une machine parall¢le synchrone
dont les processeurs sont connectés selon une topologie d’hypercube. Les études algorithmiques sur I’un des ces modéles
permettent de construire des algorithmes plus fins et mieux adaptés a des architectures de la méme classe -méme si
I’hypothése de fonctionnement sysnchrone est toujours considérée-. Par la-méme, ils perdent toutefois en généralité.

4. On dit aussi mémoire partagée.
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meilleur que A2 au sens du travail PRAM, mais que "implantation de A1 sur une architecture cible
soit toujours plus cotiteuse que I'implantation de A2 a cause du cout de la primitive fork ou du
coiit de la gestion mémoire.

De fagon analogue en séquentiel, une bonne bibliotheque de calcul sur les entiers — comme
par exemple Gnu-MP, ou Pari — doit proposer trois procédures de multiplication, implémentations
respectives des algorithmes: standard — O(n?) —, Karatsuba — O(n!®) — et Schonhagge-Strassen
— O(nlognloglogn) —. Deés lors, le choix de la meilleure procédure pour une taille d’entiers don-
née est non portable et dépend réellement de I’architecture cible (machine, compilateur, systéme
d’exploitation).

5.4.3 L’opérateur fork

L’opérateur fork de la PRAM permet implicitement d’affecter un nouveau processeur a tout
nouveau processus et ceci en temps constant. Il est donc essentiel de disposer d’un tel opérateur
sur toute architecture cible pour garantir la portabilité des algorithmes définis sur une PRAM. De
plus, ’exécution sur le nombre de processeurs donné de la machine cible d’un algorithme construit
pour fonctionner sur plus de processeurs est rendue possible par la multiprogrammation, c’est a
dire I’exécution concurrente de plusieurs processus placés sur (ou affectés a) un méme processeur.
L’implantation de 'opérateur fork doit prendre en compte le fonctionnement en mode multipro-
grammé des processeurs. [’implantation de fork peut étre vue comme 'opérateur de base associé a
I’architecture cible qui permet la construction du principe de Brent. Il consiste en effet a allouer a
tout processus de ’algorithme parallele un processeur (vu comme une ressource) de I’architecture
sur lequel le processus pourra s’exécuter, de facon a ce que, au moins approximativement, le prin-
cipe de Brent soit vérifié pour garantir I'efficacité de ’algorithme. Si un algorithme peut s’exécuter
en temps T'(n) avec H(n) processeurs d’'une PRAM, alors I'opérateur fork d’une architecture a p
processeurs doit donc étre tel que si p < H(n) proccesseurs sont utilisés sur Iarchitecture, alors le
temps de résolution effective est proche de (W) Il doit de plus prendre un temps approxi-
mativement constant pour que le calcul de complexité effectué sur la PRAM reste valide. Nous
aborderons ce probleme dans le chapitre ?7?.

L’affectation d’un processus a un processeur peut se faire de deux manieres : statique et dyna-
mique. Nous commentons maintenant ces deux techniques.

Affectation statique

Il est parfois possible, par une analyse du programme source, de connaitre le graphe de pré-
cédence des processus, ainsi que leur durée d’exécution sur ’architecture cible. Pour reprendre
I’exemple précédent, une telle analyse est possible si ’on désire construire un programme qui résolve
des systemes triangulaires de taille ng constante. Dans ce cas, des techniques d’ordonnancement
[CT 93] permettent de définir une affectation de tout processus a un processeur de ’architecture de
facon a optimiser la durée effective du programme sur cette architecture. Les placements associés
aux opérateurs fork sont ainsi pré-calculés, le pré-calcul étant valide pour toutes les exécutions sur
I’architecture. On parle de placement statique des processus.
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Affectation dynamique

Dans la plupart des cas, il n’est pas possible de connaitre ce graphe des processus, parce que ce
graphe a une structure qui dépend des données (taille, valeur). Dans ’exemple du systéme triangu-
laire a résoudre, 'algorithme peut étre utilisé dans une bibliotheque numérique pour la résolution
d’un systéme de taille quelconque, la taille du systeme n’étant connue que lors de I’appel de la
fonction correspondante. D’autre part, le programme peut contenir des branchements condition-
nels entrainant ou non la création de processus, la valeur du test ne pouvant étre connue que lors de
I’exécution. L’affectation d’un processus & un processeur ne peut alors étre calculée par 'opérateur
fork que lors de la création du processus. On parle alors de placement dynamique.

Le probleme de 'affectation d’un processus a un processeur s’apparente alors de beaucoup a
celui de l'allocation répartie de ressources. Cependant, ici le probleme introduit des contraintes
supplémentaires, I'opérateur fork devant étre de temps constant, et devant prendre en compte pour
sa décision d’affectation le cott de I’exécution d’un processus sur un processeur (notamment lorsque
les processeurs sont hétérogenes, et lorsque le placement implique des communications de données
nécessaires d’un processus a un autre, par la mémoire partagée par exemple). Il doit donc étre
capable d’adapter la granularité de lalgorithme (qui souvent introduit un parallélisme tres fin,
comme dans le cas des algorithmes présentés pour les préfixes ou le tri), a celle de la machine: il
est par exemple inutile de vouloir paralléliser un calcul si le cout de la mise en place des processus
nécessaires a sa résolution, y compris le cotit des accés en mémoire partagée, est supérieur a celui
d’un calcul séquentiel.

Les techniques introduites (analyse des précédences, découpe récursive, introduction de redon-
dance, élimination de la redondance) sont générales, et servent de cadre a la construction d’un
programme parallele pour une architecture parallele quelconque; ’adaptation a ’architecture se si-
tue a un niveau d’optimisation plus fin. On ne compare plus alors les algorithmes par leur complexité
asymptotique (notation O//)7 mais par leur coit effectif, paramétré par le temps des opérations de
base. L.’adéquation d’un bon algorithme parallele & une architecture paralléle se situe alors essen-
tiellement & un niveau d’équilibrage des travaux dans le sens ou il s’agit de comparer d’une part
le cout effectif pour créer une nouvelle tache en parallele (cott de 'opération fork, coit de passage
des parametres et de partage des données, etc) et d’autre part le colit d’une exécution en séquence
de cette tache.

Les chapitres suivants (6 et 7) sont consacrés a l'introduction des outils qui permettent la
résolution de problémes typiques d’implantation d’une PRAM sur une machine réelle. Dans tous
les cas, il reste essentiel de pouvoir étre assuré que la complexité théorique évaluée sur un modele
théorique -tel la PRAM- reste valide sur "architecture cible sur laquelle est implantée 1’algorithme.
Pour cela, il est nécessaire d’étre capable d’évaluer le coit de 'algorithme sur une architecture
asynchrone avec ses propres caractéristiques: quel type de mémoire est disponible et avec quels
outils de gestion, quels sont les outils de placement et leur coit, etc. Le chapitre 9 introduit les
techniques de base permettant cette évaluation.

5.5 Programmes ADA

Nous donnons ici la programmation en ADA de l"algorithme de tri bitonique.
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generic
type Element is private; -— le type des éléments
with function "<”( a, b: in Element) return boolean; - la fonction comparaison de 2 éléments
package TRI_LBITONIQUE is
type indice is new integer; —-- le type indice pour accéder a une séquence
type Sequence is array (indice range <>) of Element; -- le type séquence

type OrdreTri is (Croissant, Decroissant);
procedure Trier(sens: in OrdreTri; s: in out Sequence);

end TRI_BITONIQUE ;
with TEXT.IO; use TEXT_IO;

package body TRI_LBITONIQUE s
package ENTIER.IO is new INTEGER.IO(integer ); use ENTIER.IO;
procedure Trier(sens: in OrdreTri; s: in out Sequence) is

temps, nombre_de_processeurs : integer:= 0;
procedure TriParallele (sens: 4n OrdreTri; indice_debut, indice_fin: in indice) is

task type TacheTri zs
entry envoyer_donnees (sens: in OrdreTri; indice_debut, indice_fin: in indice);
entry attendre_resultat ;

end TacheTr;

task body TacheTri is
sens_tri: OrdreTri;
1, J: indice;
begin
accept envoyer_donnees (sens: in OrdreTri;
indice_debut, indice_fin: in indice) do
1:= indice_debut; j:= indice_fin; sens_tri:= sens;
end envoyer_donnees;
TriParallele (sens_tri,i,j);
accept attendre_resultat ;
end TacheTri;

function Inverse(s:OrdreTri) return OrdreTri is
begin
case s 18
when Croissant => return Decroissant;
when Decroissant => return Croissant;
end case;
end Inverse;

procedure Fusion(sens: in OrdreTri; i,j,k: in indice) is
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-- fusion des deux sous-séquences triées (i..J) et (j+1..k)

—-- on suppose icl que:

-- *3(i..j) est triée dans I'ordre sens

-— *3(j+1..k) est triée dans 'ordre inverse de sens

-- *g(i..k) sera triée en sortie dans I'ordre sens

—-- * les deux sous-séquences en entrée ont le méme nombre d’éléments

task type FusionBitonique s
entry envoyer_donnees (sens: in OrdreTri; indice_debut, indice_fin: 4n indice) ;
entry attendre_resultat ;

end FusionBitonique;

task type PorteMinMax s
entry input (s: 2n OrdreTri; a,b: in Element);
entry output ( min, max: OUT Element);

end PorteMinMax;

fusion1, fusion2 : FusionBitonique; -- lancement de deux nouvelles taches

task body FusionBitonique s
sens_tri: OrdreTri;
1, j: indice;
begin
accept envoyer_donnees (sens: in OrdreTri;
indice_debut, indice_fin: in indice) do
1:= indice_debut; j:= indice_fin; sens_tri:= sens;
end envoyer_donnees;
if (NOT(i=j)) then Fusion(sens_tri,i,(i+]j) / 2, ]); end if;
accept attendre_resultat ;
end FusionBitonique;

procedure MinMax(sens: in OrdreTri; a,b: in out Element) is
minimum, maximum: Element;
begin
if (a<b) then
case sens s
when Croissant => minimum:= a; maximum:= b;
when Decroissant => minimum:= b; maximum:= a;
end case;
else
case sens s
when Croissant => minimum:= b; maximum:= a;
when Decroissant => minimum:= a; maximum:= b;
end case;
end if;
a:= minimum; b := maximum;
end MinMax;

task body PorteMinMax s
el, e2: Element;
sens : OrdreTri;
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begin
accept input (s: in OrdreTri; a,b: in Element) do
el := a; e2:= b; sens := s;
end input ;
MinMax(sens, el, e2);
accept output ( min, max: OUT Element) do
min:= el; max:= e2;
end output;
end PorteMinMax;

begin
CalculBitonique :
—-- on sépare les min et les max en temps 1 en le faisant en paralléle.
—— Ici les boucles 1oop ada sont insuffisantes : elles permettent
-- cependant de confirmer la theorie.

—- Voici ce qu’on ecrirait en séquentiel
-- begin

-- for ind in 0..(j-1) loop

-- MinMax(sens, s(i+ind), s(j+1+ind) );
-— end loop;

—-- end CalculBitonique;

—-= Ici: Min Max en paralléle
declare
Bitoniser : array (0..j-1) of PorteMinMax; —— les portes MinMax nécessaires
begin
for ind in 0..(j-1) loop
Bitoniser(ind).input(sens, s(i+ind), s(j+1+ind));
end loop;
for ind in 0..(j-1) loop
Bitoniser(ind).output(s(i+ind), s(j+1+ind));
end loop;
end CalculBitonique;

if (i = s'first) then
temps := temps + 1;
nombre_de_processeurs := nombre_de_processeurs +
INTEGER((s’last - s’first + 1) / 2);
put (- temps: ”);put (temps);

put (” nombre de processeurs : ”);put (nombre_de_processeurs);
new _line;
end if;

-- maintenant, tous les éléments de s(i..j) sont plus petits que

-- ceux de s(j+1..k). De plus les deux sous-séquences sont bitoniques:
—- il suffit donc de les fusionner.

fusion1.envoyer_donnees (sens, i, j);

fusion2.envoyer_donnees (sens, j+1, k);

fusion2.attendre_resultat;

fusionl.attendre_resultat;
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end Fusion;

begin
if (indice_debut<indice_fin ) then

TriEnParallele : -- bloc de tri parallele

declare
tril, tri2: TacheTri; —-- lancement de deux nouvelles taches
indice_milieu: indice := (indice_debut+ indice_fin ) / 2;  -- 1. Partition des entrées

begin
tril.envoyer_donnees (sens, indice_debut, indice_milieu); —-- 2. calcul en
tri2.envoyer_donnees (Inverse(sens), indice_milieu 41, indice_fin); —— parallele.
tri2.attendre_resultat; -- 3. attente des
tril.attendre_resultat; -- résultats

Fusion(sens, indice_debut, indice_milieu, indice_fin);
end TriEnParallele;
end 1if;
end TriParallele;

begin
TriParallele (sens, sfirst, s’last);
new line; put ("complexite: (comparez avec la theorie...)”); new ine;
put (7 nombre de portes MinMax (en les reutilisant)”);
put (nombre_de_processeurs/temps);new line;
put (7 temps ”);put (temps);new _line;
new _ine;
end Trier;

begin
null;

end TRI_BITONIQUE ;
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Exercices

1. En appliquant la technique d’équilibre des travaux a l’algorithme proposé pour l'inversion de
matrices triangulaires, construire un algorithme optimal pour ce probleme.

2. En base 8 = 10, calculer 7825244653493 par I’algorithme de Brent et Kung. On explicitera les
valeurs g;, p;, u;, v; et ¢;.

3. Ecrire un programme ADA implémentant ’algorithme de tri par sélection.

4. Montrer que la technique d’équilibre des travaux permet la construction d’un algorithme de tri

TL2

sur une EREW-PRAM. Modifier le programme ADA de I'exercice précédent pour qu’il implémente
cet algorithme.

par sélection de complexité:

5. Ecrire des programmes paralleles ADA pour réaliser les primitives Concat, Reverse, et Sepa-
rer_Min_Max nécessaires pour la fusion bitonique.

6. Ecrire un programme ADA implémentant 'algorithme de tri bitonique en utilisant pour la
communication entre taches non plus ’envoi ou la réception de séquence mais la communication
d’indices définissant un intervalle dans un tableau figurant en mémoire partagée. Ce tableau contient
en entrée la séquence a trier et en sortie la séquence triée. Montrer que ’algorithme obtenu respecte
bien la contrainte EREW pour "accés en lecture ou écriture sur une case quelconque du tableau.

7. Construire un algorithme optimal de complexité O, (log n@) pour la fusion bitonique de

deux listes tri¢es. En déduire un algorithme de tri de complexité O/, (log2 n, logn) et donc de travail

optimal. Modifier le programme ADA de I’exercice précédent pour qu’il implémente cet algorithme.

8. Ecrire un programme ADA implémentant ’algorithme de tri basé sur la fusion pair-impair :

1. en s’inspirant de celui donné précédemment pour le tri bitonique.

2. en utilisant pour la communication entre taches non plus I’envoi ou la réception de séquence
mais la communication d’indices définissant un intervalle dans un tableau figurant en mémoire
partagée. Ce tableau contient en entrée la séquence & trier et en sortie la séquence triée.
Montrer que I’algorithme obtenu respecte bien la contrainte EREW pour ’accés en lecture
ou écriture sur une case quelconque du tableau.
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9. Construire un algorithme optimal de complexité O, (log nlogn) pour la fusion pair-impair

de deux listes tri¢es. En déduire un algorithme de tri de complexité O, (10g2 n, n) — et donc de
travail optimal —. Modifier le programme ADA de I’exercice précédent pour qu’il implémente cet

algorithme.
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Chapitre 6

Mise en oeuvre d’une mémoire
partagée

Nous nous intéressons maintenant & l'implantation d’'une PRAM (ou d’un programme ADA
qui implante un algorithme PRAM) sur une machine réelle et plus spécifiquement au probleme de
I'implantation du partage de donnée. Le niveau d’observation du calcul parallele va changer par
rapport a ce qu’on a vu jusqu’a présent. Désormais, on considére des processus qui calculent (ces
processus sont anonymes et on ignore ce qu’ils calculent) et partagent des données. Ce partage se
fait soit par variables globales soit par passage de parametres dans les appels d’entrées de taches.
Bien évidement, ce partage de données entre processus paralléles ne peut se faire sans controle :

— pour une variable globale partagée , qui est lue et modifiée par plusieurs processus, on peut
vouloir imposer plusieurs disciplines d’acces: tous les acces sont strictement séquentiels (la
variable est alors une ressource critique), ou bien les acces sont gérés par une discipline de
lecteur-rédacteur (voir chapitre 2), ou bien encore chaque processus a une copie de la variable
globale dans la mémoire de son processeur et un algorithme de maintien de la cohérence des
copies est mis en place, etc.

— pour les appels d’entrées, ces appels sont stockés dans une file d’attente gérée avec une
discipline FIFO par la tache réceptrice. La gestion de cette file s’apparente au probleme
des producteurs-consomateurs avec plusieurs producteurs et un seul consommateur, et la
contrainte qu’elle est de taille bornée. C’est avec I’exemple des producteurs consommateurs
que nous allons illustrer les concepts de ce chapitre.

Définir une discipline d’acces a une entité (variable globale ou entrée), c’est imposer aux proces-
sus paralleles des contraintes de synchronisation. Dans ce chapitre, nous allons montrer qu’il existe
plusieurs facons de concevoir cette synchronisation. A chaque facon de voir correspond un type
d’outil approprié. En théorie, on peut mettre en ceuvre toute architecture logicielle de synchroni-
sation sur n’importe quelle architecture matérielle, mais cette mise en oeuvre n’est pas forcément
efficace.

Dans le paragraphe 1, nous présentons I'exemple qui sert de fil conducteur tout au long du
chapitre : le probleme du “producteur-consommateur”, avec un seul producteur et un seul consom-
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N tampons

Producteur Consommateur

Fic. 6.1 — Le producteur consommateur

mateur pour simplifier. Nous identifions les principaux points de synchronisation entre les processus
coopérants et différentes manieres de représenter le systeme formé par ces deux processus. Les trois
paragraphes qui suivent proposent trois architectures de synchronisation : centralisé, par variable
partagée et distribuée. Dans le paragraphe 5, nous évoquons rapidement comment ces architectures
“abstraites“ de synchronisation peuvent s’adapter aux architectures matérielles sur lesquelles les
systémes de processus concurrents ou paralleles sont mises en ceuvre.

6.1 Trois architectures de synchronisation

6.1.1 Exemple introductif: coopération entre producteur et consommateur

Considérons un couple de processus ol I’un, le producteur, envoie des messages a l'autre, le
consommateur. Les messages produits, non encore consommés, sont stockés dans des tampons.
Ceux-ci sont au nombre fixe de N et utilisés circulairement: un tampon dont le message a été
consommé peut étre réutilisé (voir figure 6.1).

Dans ce chapitre, nous nous limiterons au cas d’un processus de type producteur et un processus
de type consommateur qui communiquent via un tampon a N cases. Dans le chapitre suivant,
des éléments permettront d’étudier comment les solutions proposées se généralisent au cas de P
processus producteurs et C' processus consommateurs.

Le prototypage d’un programme de coopération entre un producteur et un consommateur peut
donc s’écrire en ADA de la facon suivante : I'action traiter (respectivement créer) ne concerne que
le processus consommateur (respectivement producteur), et I’action lire (resp. écrire ) nécessite une
synchronisation entre les processus. Cette structure conviendra encore lorsque nous considérerons
plusieurs producteurs et plusieurs consommateurs. Dans un premier temps, le tampon (la ressource)
est supposé visible par I’ensemble des processus. Le programme suivant met en place les taches
producteur et consommateur d’un programme ADA pour ce probléme.

procedure producteur_consommateur is
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N <nteger:= constante;
type contenu_tampon is integer; -- ou un autre type au choix
tampon: array (1.. N) of contenu_tampon ;
task producteur is
end producteur;
task consommateur zs
end consommateur;
task body consommateur s
elt : contenu_tampon;
procedure traiter (p: in contenu_tampon) zs
begin ...
end traiter;
procedure lire ( p: out contenu_tampon) zs
begin ...
end lire;
begin
loop
lire (elt);
traiter (elt);
end loop;
end consommateur;
task body producteur is
elt : contenu_tampon;
procedure creer (p: out contenu_tampon) zs
begin ...
end creer;
procedure ecrire (p: in contenu_tampon) zs
begin ...
end ecrire;
begin
loop
creer (elt);
ecrire (elt);
end loop;
end producteur;
begin
null;
end producteur_consommateur;

La ressource tampon est définie par deux primitives concurrentes de manipulation pour la
lecture et I’écriture. Ces deux primitives peuvent étre exécutées en paralléle, a la seule condition
de manipuler des cases différentes. On peut implanter ces primitives en rajoutant au programme
précédent deux tiches read et write. Celles-ci gérent des indices de production et de consommation
par incrémentation modulo N apreés lecture ou écriture d’un tableau circulaire. Le tampon n’est
accessible qu’a partir de ces deux primitives.
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task read is

entry element (v: out contenu_tampon);
end read ;
task write is

entry (element (v: in contenu_tampon);
end write;

task body read is
icons: integer:=1;

begin
loop
accept element (v out: contenu_tampon) do
v:= tampon (icons);
end element ;
icons := (icons mod N) + 1;
end loop;
end read ;

task body write is
iprod : integer:= 1;
begin
loop
accept element (v in: contenu_tampon) do
tampon (iprod):= v;
end element ;
iprod := (iprod mod N) + 1;
end loop;
end write;

Ainsi, les procédures lire et écrire du programme précédent deviennent :

procedure lire (p: out contenu_tampon) zs
begin

read.element (p);
end lire;

procedure ecrire(p: in contenu_tampon) zs
begin

write.element (p);
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end ecrire ;

Dans ce programme ADA, il existe 4 taches concurentes avec des synchronisations dues a I’appel
d’entrée entre consommateur et read d’une part et producteur et write d’autre part. Mais il n’existe
aucun controle d’accés aux tampons. Plus précisément, ce controle doit ne permettre une consom-
mation que si au moins une production (non encore consommée) a eu lieu, et ne permettre une
production que s’il reste des cases non occupées dans le tampon. Mais il est important d’autoriser
I’exécution parallele d’une production et d’une consommation lorsqu’elles concernent deux cases
distinctes du tampon.

Dans la suite, la spécification des synchronisations correspondantes a ce controle est explicitée
a travers la notion de variables d’état. En effet, si pour les algorithmes vus dans les chapitres 4 et
5, les variables (ou données) font partie de I’énoncé du probleme, dans les algorithmes définissant
des synchronisations, la définition des variables est & la charge du concepteur de I'algorithme et ce
choix peut se révéler important.

6.1.2 Spécification et variables d’état

La spécification d’un probleme de synchronisation fait intervenir :

— des variables définissant 1’état du systeme,

— des conditions, fonctions de ces variables d’état et qui déterminent I’évolution des processus
en certains points particuliers, appelés points de synchronisation,

— et enfin des modifications a effectuer sur ces variables, aux points de synchronisation.

Par ailleurs, nous faisons I’hypothese, au niveau de la spécification, que les évaluations des
conditions, comme les modifications des variables d’état, effectuées par un observateur extérieur sont
cohérentes, c’est-a-dire sans interférences entre elles; 'observateur est supposé infiniment rapide
(ou ce qui revient au méme, il a le pouvoir d’arréter le temps) pour évaluer une condition. En effet,
si tel n’est pas le cas, la valeur des variables peut changer lors de cette évaluation.

Dans une mise en ceuvre réelle, il nous faut respectivement :

— choisir un mode de représentation des variables d’état,

— définir comment effectuer les évaluations des conditions et les modifications des variables, a
la place de I'observateur-contréleur hypothétique, en respectant ce principe de cohérence.
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Les variables d’état : précautions d’emploi

La méthode de base pour assurer ce principe de cohérence (éviter les interférences entre les
évaluations des conditions de franchissement d’un point de synchronisation et les modifications des
variables d’état) consiste a placer les variables dans une mémoire unique partagée et d’y accéder
en exclusion mutuelle. Chaque opération devient atomique (ou indivisible), ce qui est une fagon
de simuler le fait que dans la spécification du probleme ’opération doit étre instantanée. En effet,
si une opération sur une variable d’état est effectuée en exclusion mutuelle de facon atomique par
un processus, le temps s’arréte, pour les autres processus en ce qui concerne cette variable qu’ils ne
peuvent absolument pas accéder.

Un tel mécanisme d’exclusion mutuelle existe dans pratiquement chaque machine et permet
d’avoir I'atomicité sur des instructions élémentaires du processeur (par masquage d’interruption par
exemple). Par contre, ce mécanisme existant au niveau des instructions élémentaires du processeur
n’est pas transféré au niveau de toutes les instructions d’un langage évolué. Aussi les langages
paralleles offrent des primitives (ou instruction atomique) en exclusion mutuelle (par exemple le
accept en ADA).

Au dela de cette méthode particulierement bien adaptée aux systémes centralisés (ceux qui
sont mis en oeuvre sur une machine disposant d’une mémoire unique partagée par un nombre
quelconque de processeurs), il faut considérer le cas des systémes distribués. Dans ce cas, on peut
placer les variables d’état dans la mémoire de I’'une des machines et il faut définir ce que représente
un mécanisme d’exclusion mutuelle distribué. Un autre cas est celui ou I’on distribue les variables
d’état dans les différentes mémoires des machines constituant le systeme et il faut définir un moyen
d’en assurer la cohérence des acceés et modifications.

Les variables d’état : mode d’emploi

Une spécification d’un probleme de synchronisation amene & exprimer des conditions qui auto-
risent ou non I’exécution d’une action en fonction de I’état du systeme. Dans la suite,

condition (z) signifie condition pour autoriser ’exécution de ’action z.

Ces conditions s’expriment en fonction des variables d’état. L.’état du systeme étant caractérisé
par les actions que les processus ont déja exécutées et par celles qui sont en cours d’exécution,
un premier choix immédiat pour les variables d’état est un ensemble de compteurs qui mémo-
risent le début et la fin de chaque action. Ce choix privilégie une représentation du systéeme par
I’état de ses processus. Un autre choix, que nous illustrerons également sur I’exemple des pro-
ducteur_consommateur, consiste a représenter le systeme par I’état des ressources partagées (ici le
tampon), ce qui est suffisant quand le nombre limité de ressources est la cause des problemes de
synchronisation. Ces deux visions sont souvent duales.

Dans notre exemple, les problemes de synchronisation se situent au niveau des actions de lecture
et d’écriture dans le tampon. Il est naturel, pour ces actions, de distinguer ce qui concerne la
synchronisation — obtention d’autorisation d’acces, mise a jour des variables d’état — de 'opération
d’acces au tampon. Ainsi, les procédures lire et écrire se décomposent de la maniere suivante :
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procedure ecrire (p: in contenu_tampon) s
begin
attendre que condition_ecriture soit vraie
mettre a jour les variables d’etat: une ecriture a commence
ecrire dans le tampon
mettre a jour les variables d’etat: ’ecriture est terminee
end ecrire ;

procedure lire (p: out contenu_tampon) %s
begin
attendre que condition_lecture soit vraie
mettre a jour les variables d’etat: une lecture a commence
lire dans le tampon
mettre a jour les variables d’etat: la lecture est terminee
end lire;

Dans un premier temps, exprimons plus précisément la synchronisation en fonction du choix
des variables d’état.

Les variables d’état : représentation de I’état des processus

L’évolution des processus est représentée au moyen de quatre variables correspondant aux quatre
compteurs (initialisés & 0) :

— nb_début_écriture représentant le nombre de débuts d’écritures,

— nb_fin_écriture représentant le nombre de fins d’écritures,

— nb_début_lecture représentant le nombre de débuts de lectures,

— nb_fin_lecture représentant le nombre de fins de lectures.

En fonction de ces variables, la synchronisation s’exprime de la maniere suivante:

— condition (écriture) : nb_début_écriture - nb_fin_lecture < N

— une écriture a commencé: nb_début_écriture := nb_débui_écriture + 1
— Pécriture est terminée: nb_fin_écriture:= nb_fin_écriture + 1

— condition (lecture) : nb_fin_écriture - nb_début_lecture > 0

— une lecture a commencé : nb_début_lecture := nb_début_lecture + 1
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— la lecture est terminée: nb_fin_lecture:= nb_fin_lecture + 1

Note. Les compteurs utilisés peuvent croitre indéfiniment, ce qui n’est pas implémentable sur
une machine réelle; aussi faut-il choisir de représenter ces variables entieres comme des entiers
modulo ; dans le cas ci-dessus, il est nécessaire et suffisant de choisir des entiers modulo N + 1.
Donc, il suffit de représenter les quatre compteurs comme des variables entieres et de les incrémenter
modulo N + 1.

Les variables d’état : représentation de I’état des ressources

Dans ce cas, le systeme est représenté par I’état des ressources. Dans notre exemple, I'occupation
du tampon peut étre représentée par deux variables nombre_de_plein et nombre_de_vide, initialisées
respectivement a 0 et & N, ce qui correspond au changement de variables suivant par rapport a la
solution précédente:

— nombre_de_plein = nb_fin_écriture- nb_début_lecture

— nombre_de_vide = N + nb_fin_lecture- nb_début_écriture

En fonction de ces variables, la synchronisation est spécifiée comme suit :

— condition (écriture) : nombre_de_vide > 0

— une écriture a commencé: nombre_de_vide := nombre_de_vide - 1
— Pécriture est terminée: nombre_de_plein:= nombre_de_plein + 1

— condition (lecture) : nombre_de_plein > 0

— une lecture a commencé: nombre_de_plein:= nombre_de_plein - 1

— la lecture est terminée : nombre_de_vide := nombre_de_vide + 1

Cet ensemble de variables d’états donne une représentation moins fine de ’état du systeme,
mais cependant suffisante pour exprimer la synchronisation. Dans la suite, nous choisirons chaque
fois que ce sera possible, les variables nombre_de_vide et nombre_de_plein qui correspondent a une
vision plus simplificatrice (voire plus intuitive) de I’état du systeme.

Profitons de cet exemple pour illustrer I'importance de ’atomicité des opérations de controle.
Dans un langage comme ADA, "opération nombre_de_vide := nombre_de_vide - 1 n’est pas atomique
(i.e. ’addition n’est pas atomique) car elle est composée des opérations assembleur :

load nombre_de_vide; add -1 nombre_de_vide; store nombre_de_vide;
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Imaginons que cette instruction soit interrompue apres le load par ’exécution de nombre_de_vide :=
nombre_de_vide + 1 puis reprenne ensuite. Le résultat est la séquence d’instructions assembleur :

load nombre_de_vide; load nombre_de_vide; add +1 nombre_de_vide; store nombre_de_vide;
add -1 nombre_de_vide; store nombre_de_vide;

L’opération d’addition sur la variable nombre_de_vide n’a pas été enregistrée ce qui n’est pas
du tout effet voulu. Ceci aurait été évité en assurant I’atomicité de "opération ou d’une séquence
d’opération qui la contient.

Il reste maintenant & programmer effectivement les procédures lire et écrire. Dans ’analyse que
nous avons faite, nous avons pris soin de dissocier ce qui concerne la synchronisation — attendre
qu’une condition soit vraie, mettre a jour les variables d’état — qui concerne 'autorisation d’acces
a la ressource et ce qui concerne ’acces au tampon proprement dit.

6.1.3 Synchronisation centralisée ou distribuée

La synchronisation doit d’une part garantir I'utilisation correcte de la ressource, d’autre part
mettre en ceuvre le maximum de parallélisme dans I’utilisation de cette ressource. Dans ce para-
graphe, trois modes de synchronisation sont présentés et illustrés a travers ’exemple du produc-
teur_consommateur. Exprimer la synchronisation repose sur le choix d’une part de la représentation
des variables d’état et d’autre part sur la représentation des instructions de contréle . On appelle
instruction de contréle les instructions qui manipulent les variables d’état, stoppent et redémarrent
les processus. En premiere approche, il existe deux expressions extrémes de la synchronisation (ou
du contréle):

— centralisée: les variables d’état et les instructions de contréle sont gérées par un processus
spécifique, chargé de gérer les variables d’état et d’exécuter les instructions de controle lorsqu’il
est invoqué par les processus a synchroniser. Ce mode de controéle est celui qui est préconisé
dans ADA, car ce langage offre les bonnes primitives de synchronisation pour le faire. Ce
processus spécifique est appelé serveur.

— distribuée: les variables d’état et les instructions de contréle sont distribuées : elles sont res-
pectivement gérées et effectuées par les processus du systeme paralléle. Les variables d’état
sont dites locales et leurs valeurs sont des données échangées entre les processus, et les ins-
tructions de controle sont placées dans le texte des processus.

— Entre ces deux extrémes, une troisieme solution peut étre envisagée: les variables sont re-
groupées au sein d’une méme entité statique (i.e. pas un processus mais un module ou une
mémoire partagée par exemple) et les instructions de contréle sont directement effectuées
par les processus. Deux variantes syntaxiques sont alors possibles pour la représentation des
instructions : elles sont soit dispersées dans le texte des processus, soit regroupées au sein
d’un méme module (auquel on a donné le nom de moniteur).

Ces différentes formes de synchronisation sont valides et intéressantes dans tous les cas, mais pas
efficaces dans le méme cadre d’exécution: on ne programme efficacement pas de la méme facon
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un parallélisme simulé sur un seul processeur (multi-programmation) et un parallélisme effectif sur
un réseau de processeurs. Nous présentons maintenant les trois architectures de synchronisation
esquissées ci-dessus, en allant de la vision centralisée (la plus naturelle), a la vision distribuée.
L’adéquation des différentes architectures de synchronisation et des architectures matérielles sera
abordée au paragraphe 5.

Le tableau ci-dessous schématise les choix disponibles :

6.2 Synchronisation centralisée

Dans ce mode de synchronisation, on regroupe dans un processus créé a cet effet la déclara-
tion des variables d’état et toutes les instructions qui les manipulent, sous une forme qui colle de
trés pres a la spécification. Ce processus est sollicité par les processus coopérants lorsque ceux-ci
arrivent & des instructions nécessitant de la synchronisation. Ce processus particulier peut étre vu
comme un serveur: il agit comme un accepteur (ou interpréteur) du langage défini sur les points
de synchronisation (voir figure 6.2 ). Par définition, un processus ne peut exécuter qu’une seule
instruction a la fois, ce qui assure I’exclusion mutuelle des opérations de controle. Ce processus est
le seul a pouvoir manipuler ces variables de contréle, ce qui assure I’atomicité des opérations (en
effet une opération sur une variable d’état ne pourra pas étre interrompue par une autre opération
sur cette méme variable d’état par un autre processus puisque aucun autre processus n’est & méme
de le faire). Par contre, il faut assurer une exclusion mutuelle des sollicitations envoyées par les
processus. Ces sollicitations sont en général des appels dont un seul est accepté a la fois par le
serveur. Lorsque les processus effectuent un appel, ils doivent attendre que le serveur 'accepte.

Les instructions utiles a I’écriture d’une solution du type serveur centralisé utilisent donc les
fonctionnalités suivantes :

— appel au serveur : cette instruction est utilisée par les processus coopérants et provoque leur
blocage jusqu’a ’acceptation du serveur;

— acceptation par le serveur , quand la condition d’avancement du processus appelant (client)
est satisfaite, traitement de I'appel et relance du processus client. Le blocage d’un processus
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Fic. 6.2 — producteur-consommateur centralisé

peut étre plus ou moins long suivant la valeur des conditions d’avancement. Le serveur est
amené, lorsque les valeurs des variables d’état changent, a réexaminer les conditions associées
aux processus bloqués, ou tout au moins les conditions qui risquent d’avoir été modifiées par
le changement d’état.

Pour I'exemple du producteur-consommateur, cette architecture de synchronisation peut s’ex-
primer aisément a I’aide d’une nouvelle tiche serveur , au méme niveau que les taches producteur
et consommateur. Ceci est shématisé dans la figure 6.2. Les entités actives (les processus) sont
représentés par des cadres aux coins arrondis et les entités passives (variables, modules) par des
cadres aux coins anguleux. Les relations directes entre ces entités sont représentées par des fleches.

La tache serveur est donc la suivante:

task serveur is
entry debut_lecture;;
entry fin_lecture;
entry debut_ecriture;
entry fin_ecriture;
end serveur;

task body serveur is
nombre_de_plein : integer:= 0;
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nombre_de_vide : integer:= N;

begin
loop
select
when (nombre_de_plein > 0) => -- un consommateur peut consommer
accept debut_lecture;
nombre_de_plein := nombre_de_plein - 1;
or
accept fin_lecture;
nombre_de_vide := nombre_de_vide + 1;
or
when (nombre_de_vide > 0): => -- un producteur peut produire
accept debut_ecriture;
nombre_de_vide := nombre_de_vide - 1;
or
accept fin_ecriture;
nombre_de_plein := nombre_de_plein + 1;
end select;
end loop;

end serveur;

Les corps des procédures lire et écrire s’écrivent alors:

procedure lire (p: out contenu_tampon) %s

begin
serveur.debut_lecture ; -- attendre condition_lecture et gestion des variables d’etat
read.element (p); -- lire dans le tampon
serveur.fin_lecture ; -- gestion des variables d’etat
end lire;

procedure ecrire (p: in contenu_tampon) s

begin
serveur.debut_ecriture; -- attendre condition_ecriture et gestion des variables d’etat
write.element (p); -- ecrire dans le tampon
serveur.fin_ecriture ; -- gestion des variables d’etat
end ecrire ;

Il faut remarquer que le langage ADA est fait pour que la synchronisation soit exprimée de facon
centralisée a ’aide d’un serveur. Les instructions qui permettent de gérer la synchronisation sont
celles qui sont nécessaires a la construction d’un serveur : d’une part les appels d’entrées sont gérés en
exclusion avec une file FIFO, d’autre part I’envoi de message est disymétrique (I’appelant envoie un
message — le client est roi — et le serveur le stocke dans sa file d’attente). D’autres langages (comme
OCCAM) proposent des envois de messages symétriques: les deux processus doivent s’appeler
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mutuellement (par des primitives send et receive exécutées simultanément par les deux processus)
pour que I’envoi de message ait lieu. De plus ’appelant en ADA connait I'identité du serveur qu’il
appelle mais le serveur ne connait pas le nom de ses clients. Dans d’autres langages, la symétrie est
préservée et les primitives send et receive doivent nommer chacun le processus partenaire ou bien
nommer un objet, appelé canal qui leur permet de communiquer.

6.3 Synchronisation mixte

Dans les solutions présentées dans ce paragraphe, les variables d’état sont regroupées comme
précédemment, mais cette fois les instructions de controéle sont distribuées, c’est-a-dire qu’elles sont
directement exécutées par les processus du systeme parallele. Il n’y a donc plus de processus serveur
(qui seul a acces aux variables d’état) et on dit que les variables sont partagées. Deux approches
sont possibles : dans la premiere, les instructions de controle sont regroupées au sein d’un module
partageable, dans la deuxiéme, elles sont dispersées dans le texte des processus.

6.3.1 Module partageable

Du point de vue syntaxique, la forme est analogue a celle de la solution précédente. Un module
regroupe variables et procédures de contréle (voir figure 6.3). Les processus coopérants appellent
les procédures aux moments nécessaires. Ces appels remplacent les envois de messages au processus
serveur. Cependant, il y a maintenant possibilité d’exécution paralléle entre plusieurs procédures. Il
est donc nécessaire d’instaurer une exclusion mutuelle entre les procédures qui accedent aux mémes
variables. De plus, lors de ’exécution de certaines procédures, le processus doit se bloquer si la
condition d’avancement n’est pas satisfaite. Inversement, des opérations de libération doivent étre
réalisées.

Les primitives relatives a cette mise en ceuvre sont donc les suivantes:

— appel de procédure de module : cette primitive est un appel de procédure en exclusion mutuelle
avec toutes les autres procédures du module. Ceci assure I’atomicité des opérations de controle
et bien siir leur exclusion mutuelle.

— blocage d’un processus: si le processus en cours d’exécution d’une procédure de controle trouve
une condition de progression fausse, il doit se bloguer en libérant Uexclusion mutuelle sur le
module;

— retour de procédure: la fin d’une procédure relache ’exclusion mutuelle ;

— libération de processus: lorsque des modifications sont apportées aux variables d’état, les
conditions de progression des processus doivent étre réévaluées et les processus bloqués doivent
étre libérés si ces conditions sont vérifiées. La se pose un des problemes majeurs de cette
solution : la libération des processus doit maintenir le principe de ’exclusion mutuelle. Les
processus libérés doivent donc s’exécuter les uns apres les autres et sans interférence avec le
processus qui les a libérés.
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Fic. 6.3 — module partageable

Ce mode de synchronisation correspond a la notion de moniteur introduite par Hoare en 1974
[Hoa 74] et il est relativement difficile a exprimer en ADA. Aussi en donnons-nous une expression
“approchée“ en ADA.

Le Moniteur

Un moniteur est une entité syntaxique qui regroupe les objets définis pour la synchronisation
(variables d’état, files d’atttente) et les procédures qui les manipulent. Par définition, les variables
déclarées dans le moniteur ne sont accessibles que par les procédures du moniteur. Parmi ces
procédures, certaines sont internes aux moniteurs, d’autres peuvent étre appelées de 'extérieur,
elles constituent les points d’entrée du moniteur.

Deux types de synchronisation sont définis dans un moniteur :

— exclusion mutuelle, réalisée de maniere implicite, entre les procédures du moniteur.

— définition explicite de variables de synchronisation, appelées conditions, sur lesquelles ont
peut appliquer trois opérateurs: wait, signal et empty.

L’opération wait ¢ permet d’exprimer des attentes sur la condition ¢ en bloquant les processus
qui exécutent cette primitive dans la file d’attente associée implicitement a chaque condition. Cette
file est gérée en mode FIFO (First In, First Out) L’opérateur empty ¢ permet de tester si la file
relative & la condition c est vide. L’opération signal c libére un processus en attente sur la condition
¢, 8’il y en a au moins un, est sans effet sinon. Pour que ’exclusion mutuelle soit toujours vérifiée,
le processus qui a exécuté l'instruction signalc se trouve a son tour bloqué et ceci tant qu’il y a
un processus “en activité dans le moniteur®, c’est-a-dire en train d’exécuter une instruction du
moniteur. Lorsqu’un processus “quitte“ le moniteur (en exécutant une instruction de fin de procé-
dure ou une instruction wait), on vérifie, avant d’introduire un nouveau processus en attente sur
un point d’entrée, qu’il n’y a plus de processus bloqués sur une condition qui se trouverait validée.
Nous illustrons 'utilisation de cet outil pour un producteur-consommateur (avec une syntaxe “a la

ADAY).
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Moniteur PROD_CONS <s
nombre_de_plein : integer:= 0;
nombre_de_vide: integer:= N;
file_prod , file_cons: condition ;

procedure debut_consommation is

begin
if nombre_de_plein = 0 then wait file_cons; end if;
nombre_de_plein := nombre_de_plein - 1;

end debut_consommation ;

procedure fin_consommation is

begin
nombre_de_vide := nombre_de_vide + 1;
signal file_prod;

end fin_consommation ;

procedure debut_production is

begin
1 f nombre_de_vide = 0 then wait file_prod ; end if;
nombre_de_vide := nombre_de_vide - 1;

end debut_production ;

procedure fin_production zs

begin
nombre_de_plein := nombre_de_plein + 1;
signal file_cons;

end fin_production ;

end PROD_CONS;

Les corps des procédures lire pour les processus consommateurs et ecrire pour les processus
producteurs s’écriraient alors:

procedure lire (p: out contenu_tampon) %s
begin

debut_consommation ;

read.element (p);

fin_consommation ;
end lire;
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procedure ecrire (p: in contenu_tampon) %s
begin

debut_production ;

write.element (p);

fin_production ;
end ecrire ;

On remarque que dans la forme du moins les écritures en terme de moniteur et de serveur de
ce probleme sont tres similaires. Elles procedent de la méme idée: encapsuler dans un serveur ou
dans un module les instructions de controle, ’activation du serveur ou du module gérant I’exclusion
mutuelle.

Il semble que la gestion de la file d’attente des processus soit plus naive donc plus simple dans
le cas du serveur. Afin de montrer plus finement la relation entre les deux, une programmation du
moniteur en ADA est proposée en annexe de ce chapitre.

Limites du moniteur

Du point de vue efficacité, toutes les procédures d’un moniteur sont en exclusion mutuelle, ce
qui n’est pas toujours nécessaire (cette remarque vaut aussi pour le serveur). C’est vrai dans notre
exemple ou il est nécessaire de placer sous la méme exclusion mutuelle uniquement les couples
début_consommation /| fin_production d’une part et fin_consommation / début_production d’autre
part, puisqu’ils travaillent sur les mémes variables d’état.

Mais un des principaux inconvénients du concept de moniteur est I'utilisation de la primitive
signal. Ces instructions de signalisation peuvent apparaitre n’importe ou dans le corps d’une pro-
cédure, ce qui peut donner des politiques de libération de processus inattendues et sont sources
d’erreurs difficiles & détecter. Les variantes les plus intéressantes des moniteurs sont celles qui four-
nissent des opérations de signalisation implicites, placées systématiquement en fin de procédure
(ce qui est le cas dans notre exemple). On trouve une formulation totalement implicite dans les
modules de contréle de Robert et Verjus [RoV 77].

6.3.2 Variables partagées et exclusion mutuelle ou sémaphore.

Dans cette solution, les variables partagées sont manipulées directement par les processus, les
instructions de controle étant placées dans les programmes particuliers des processus (voir figure
6.4) et non plus encapsulées dans les procédures d’un moniteur. A chaque point, seules les instruc-
tions nécessaires sont incluses. Comme dans la solution précédente, les processus s’exécutent en
paralléle et I’exclusion mutuelle doit étre programmée pour assurer, quand elle est utile, I'indivisi-
bilité des opérations de controle. Cette fois, ’exclusion peut porter sur des séquences quelconques
d’instructions (et non plus sur des procédures entiéres).

Le premier outil associé & cette synchronisation est le sémaphore introduit par Dijkstra en
1968[Dij 68]. Un sémaphore S est une structure de données composée d’un compteur s a valeurs
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entieres et d’une file d’attente f, initialement vide, que I’on considérera comme gérée en mode FIFO.
La valeur initiale de s peut étre positive ou nulle. Apres I'initialisation, deux primitives permettent
de manipuler le sémaphore S: P et V. Ces primitives sont indivisibles et mutuellement exclusives.
Leur sémantique est la suivante :

P (S):
s:=s-1;
si s < 0 alors mettre le processus en attente dans la file f
fsi;
V (S):
s:=s+ 1;
si s <= 0 alors reveiller un processus de la file f
fsi;

Un processus qui exécute P est bloqué si s est négatif ou nul. Dans ce cas, seule une opération V
peut le libérer. Quand s est négatif, sa valeur absolue représente le nombre de processus en attente,
quand il est positif, il indique le nombre maximum d’exécutions simultanées possibles.

Sémaphore et section critique

La programmation d’une séquence d’instructions en exclusion mutuelle ou section critique SC
est la suivante avec un sémaphore: un sémaphore MUTFEX est déclaré avec valeur initiale 1 pour
représenter le nombre maximum d’exécutions simultanées de la séquence SC. Avant toute exécution
de SC, un processus doit effectuer I'instruction P(MUTFEX) qui le bloque si un processus est déja en
cours d’exécution de SC. A la fin de la séquence SC, la primitive V(MUTEX) est appelée, libérant
éventuellement un processus qui rentre & son tour en section critique.

Cet outil est suffisant pour exprimer la synchronisation de processus en univers centralisé (c’est-
a-dire dans un systéme ou les processus se partagent une mémoire commune). On proteége 'acces
aux variables de synchronisation par la définition d’un sémaphore (un par variable ou groupe de
variables) et les processus exécutent les primitives P et V respectivement avant et apres chaque
procédure de synchronisation. La figure 6.4 montre cette architecture de synchronisation pour
I’exemple du producteur-consommateur.

Dans cette programmation on reconnait les instructions qui étaient dans le moniteur, maintenant
dans le texte méme des processus. La déclaration du sémaphore d’exclusion mutuelle et les corps
des procédures lire pour les processus consommateurs et écrire pour les processus producteurs
s’écrivent alors:

MUTEX : Semaphore(s => 1);
nombre_de_plein, nombre_de_vide: znteger:= N, 0;
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Fic. 6.4 — Synchronisation mizte

procedure lire (p: out contenu_tampon) is
autorisation_lire: boolean:= false;
begin
while (not autorisation_lire) loop -- boucle d’attente active
P(MUTEX); -- exclusion mutuelle pour 'acces la la variable partagee
if (nombre_de_plein <> 0) then
autorisation_lire := true;
nombre_de_plein := nombre_de_plein - 1
end if;
V(MUTEX); -- liberation de I’exclusion mutuelle
end loop;
read.element(p) ;
P(MUTEX);
nombre_de_vide := nombre_de_vide - 1;
V(MUTEX);

end lire;

procedure ecrire (p: in contenu_tampon) s
autorisation_ecrire : boolean:= false;
begin
while (not autorisation_ecrire) loop -- boucle d’attente active
P(MUTEX);
if (nombre_de_vide <> 0) then
autorisation_ecrire := true;
nombre_de_vide := nombre_de_vide - 1;
end if;
V(MUTEX);
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end loop;

write.element (p);

P(MUTEX);

nombre_de_plein := nombre_de_plein + 1;
V(MUTEX);

end ecrire ;

Sémaphore et représentation de I’état d’un systéme.

Les sémaphores peuvent en outre étre utilisés également directement dans quelques cas particu-
liers pour représenter les variables de synchronisation, quand celles-ci se résument a des compteurs
prenant des valeurs positives ou nulles et que les conditions de blocage de processus peuvent s’ex-
primer comme un test a zéro sur ces variables.

Pour le probleme du producteur-consommateur, cette utilisation est particulierement adaptée
et permet d’aboutir a la programmation ci-dessous :

)
)

plein : Semaphore (s => 0);
vide : Semaphore (s => N);
procedure lire (p: out contenu_tampon) zs
begin

P(plein) ;

read.element (p);

V(vide) ;

end lire;

procedure ecrire (p: in contenu_tampon) s
begin

P(vide) ;

write.element(p) ;

V(plein) ;

end ecrire ;

Programmation d’un sémaphore en ADA.

On peut montrer que les divers outils de synchronisation sont équivalents dans le sens ot il est
possible de programmer les uns avec les autres. En ADA, I'outil de base est le serveur. A I'aide de
deux serveurs de type exclusion_mutuelle et file_d_attente introduits au chapitre 3, un sémaphore
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peut étre programmé en ADA de la facon suivante : le sémaphore est un enregistrement comprenant
un compteur et deux taches. Des procédures P et V de manipulation sont définies.

type Semaphore (s: positive:= 0) is
record
em : exclusion_mutuelle ;
f: file_d _attente;
end record;

procedure P (S: in Semaphore) ;
procedure V (S: in Semaphore);

procedure P (S: in Semaphore) is

begin
S.em.entrer ; -- appel au serveur de section critique
S.s:=S.s-1;

if (S.s<0) then
S.em.sortir;

S.f.endormir -- liberation de la section critique
else
S.em.sortir
endif'; -- avant de s’endormir si c’est le cas
end P;

procedure V (S: in Semaphore) is

begin
S.em.entrer;
Ss:=Ss+1;

if (S.s <=0) then
S.em.sortir;

S.f.reveiller ; -- liberation de la section critique
else
S.em.sortir
endif ; -- avant de reveiller un autre processus si c’est possible
end V;

Cette programmation en ADA nous permet d’avoir une vision plus fine des interactions entre
la section critique et les actions de se bloquer (s’endormir) ou de réveiller un processus concurrent.



elFe L LY RTINS L Y A IS LY AVEitsix X 1 J AT
Limites des sémaphores

Les sémaphores sont des outils primitifs bien adaptés a la synchronisation. Cependant, ils pré-
sentent deux inconvénients majeurs mis en évidence dans les exemples précédents:

— les programmes sont peu lisibles car le nombre d’opérations sur sémaphores a effectuer peut
étre important et ces opérations sont éparpillées dans le texte des processus;

— les solutions correctes sont difficiles a construire, a moins de programmer tres systématique-
ment & partir des spécifications, ce qui donne alors des solutions peu efficaces du point de
vue performance, du fait de 'usage systématique de sections critiques (cf. remarque sur les
moniteurs en 3.1.1).

Pour illustrer le premier point de vue, considérons un programme utilisant les deux sémaphores
F et L, initialisés a 1. Ce programme exécute en parallele p exemplaires du processus P; et ¢
exemplaires du processus @; (p et ¢ sont quelconques). Les deux modeles de chacun de ces processus
sont les suivants :

nl: integer:=0;
task Pi ¢s

end Pi;

task Qj is

end Qj;

task body Pi ¢s
begin
P(L);
nl:= nl+1;
if nl =1 then P(E);
V(L);
operation 1;
P(L);
nl:=nl - 1;
if nl =0 then V(E);
end Pi;

task body Qj is

begin
P(E);
operation 2;
V(E);

end Qj;
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Pour analyser ce programme, il faut essayer de retrouver des “formes” connues de combinaisons
d’opérations P et V sur un sémaphore. Le sémaphore L, initialisé a 1, assure l'indivisibilité (par
une forme de type “section critique”) des opérations de comptage du nombre de processus de type
P; en cours d’exécution, grice a la variable entiére globale nl. Le sémaphore F , initialisé a 1, est
requis (opération P) avant chaque opération 2 et libéré aprés. Ce sémaphore est également modifié
par le plus ancien processus de type P; parmi ceux qui sont en cours d’exécution et par le dernier.
F assure donc une exclusion mutuelle, d’une part entre deux quelconques processus de type @)}, et
d’autre part, entre un processus de type (J; et un au moins processus de type F;.

Autrement dit, on peut représenter les conditions de fonctionnement de ce systeme ainsi:

— condition pour exécuter (opération 1): nb d’opération 2 = 0

— condition pour exécuter (opération 2): nb d’opération 1 + nb d’opération 2 = 0

ce qui, nous le verrons dans le chapitre suivant est caractéristique d’un systéeme de lecteurs (les
P;) - rédacteurs (les @Q;).

En conclusion, cette notion de synchronisation mixte est importante pour deux raisons: d’abord
une raison historique, puisque les sémaphores ont été dans les premiers outils de synchronisation
évolués, suivis par les moniteurs quand le concept de modularité est apparue dans les langages
de programmation. La notion de moniteur est, comme on I’a vu, peu éloignée de celle de serveur.
La deuxieme raison est que les processeurs modernes offrent tous une primitive de synchronisation
de base, du méme type que le sémaphore (quoique encore plus simple), c’est-a-dire basée sur une
variable partagée et accessible par plusieurs processeurs. Certains offrent le test_and_set/unset ,
d’autre le Lock/unlock. Le premier couple de primitives s’applique & une variable booléenne et
test_and _set teste sa valeur a 0, si c’est le cas la met & 1 et rend au processus la valeur 0, sinon
rend la valeur 1 et unset affecte 0 a la variable. [’usage courant de cette primitive est que le
processus se bloque ou non en fonction de la valeur de la variable. Le Lock/unlock s’applique a
n’importe quelle variable et permet a un processus de la verrouiller, c’est-a-dire d’en garder 1'usage
exclusif jusqu’au déverrouillage. Avec ces outils primitifs, on peut construire des sémaphores, des
moniteurs ou des serveurs.

6.4 Synchronisation distribuée

Dans les solutions précédentes de synchronisation mixte, seules les instructions de contréle
étaient distribuées. Nous allons maintenant voir dans quelles conditions les variables peuvent étre
réparties au sein de chaque processus ou au sein de plusieurs serveurs qui coopérent (ce qui per-
mettra éventuellement la répartition des processus sur des machines reliées par un réseau et sans
mémoire commune, donc pour lesquelles la notion de variable partagées est difficilement implantable
efficacement).



Ve 1. B L AV LLILYALJLAA L ALY AL L AIVAL SIS LA A =1

6.4.1 L’exemple du producteur-consommateur

Reprenons notre exemple du producteur-consommateur et reportons nous aux spécifications
données aux paragraphes 1.2.3 et 1.2.4. Nous avons déja remarqué que I’exclusion mutuelle unique
proposée précédemment n’est pas nécessaire. En effet, lorsque le producteur teste la condition pour
écrire en début de production (en faisant, selon le choix des variables d’état, (nb_début_écriture -
nb_fin_lecture < N) ou (nombre_de_vide >0), 'exclusion mutuelle doit étre assurée avec le consom-
mateur qui modifie la variable nb_fin_lecture (en faisant nb_fin_lecture:=nb_fin_lecture + 1) ou res-
pectivement nombre_de_vide (en faisant nombre_de_vide:= nombre_de_vide - 1). I’autre exclusion
mutuelle concerne le début de consommation et la fin de production via la variable nb_fin_écriture ou
nombre_de_plein. On peut donc distribuer les variables d’état dans deux serveurs qui gerent respec-
tivement les variables nombre_de_vide pour I'un et nombre_de_plein pour 'autre (ou les compteurs
croissants correspondants).

Si I’on fait une observation plus fine de la spécification donnée au paragraphe 1.2.3 utilisant
les compteurs croissants (nb_début_écriture, nb_fin_écriture, etc ...), avec I’hypothése que la lec-
ture prise de valeur d’une variable est atomique (le load est en général atomique dans toutes les
machines) on constate que:

— les compteurs nb_début_écriture etnb_début_lecture ne sont utilisés que par un processus, le
producteur et le consommateur respectivement. Leur cohérence ne pose aucun probleme.

— la variable nb_fin_lecture est utilisée simultanément par les deux processus.

Cependant, 'opération nb_fin_lecture := nb_fin_lecture 4+ 1 interféere avec 'opération nb_début_écriture

- nb_fin_lecture < N, sans mettre en défaut la cohérence du systeme. En effet, si I'incrémenta-
tion de la variable est commencée mais non terminée (elle a été lue mais non encore modifiée)
au moment ou sa valeur est prélevée pour évaluer nb_début_écriture - nb_fin_lecture < N,
I'inégalité vraie avant I'incrémentation est a fortiori vraie aprés I'incrémentation.

Cette derniere propriété permet de progresser dans le processus de répartition en l'interprétant
de facon différente. En effet, la variable nb_fin_lecture (par exemple, la méme chose est vraie pour
la variable nb_fin_écriture) peut étre dupliquée, ’exemplaire original étant géré par le processus
consommateur, et sa copie accessible par le processus producteur. Il suffit que toute incrémentation
de I’original soit reportée sur la copie. Un retard sur le report de I'incrémentation ne met pas en
défaut la condition de synchronisation. Donc par “copie” on entend une variable qui prend la méme
suite de valeurs que 'original, mais dans ce cas, on peut distribuer complétement le contréle
(voir figure 6.5) dans le sens ol variables d’état et instructions de contréle sont dispersés dans
divers processus.

Nous proposons une solution a ce probleme en ADA avec le principe suivant :

— une tache producteur, qui encapsule une variable nb_début_écriture et une copie de la variable
de comptage nb_fin_lecture qui s’appelle my_nb_fin_lecture (on aurait pu utiliser le méme iden-
tificateur nb_fin_lecture pour la copie puisque sa portée est limitée a la tache, ce choix n’étant
motivé que par la lisibilité). Cette tache gere elleeméme ses droits d’acces en écriture et la
mise a jour de sa copie my_nb_fin_lecture lorsque ce droit d’acces ne lui est pas favorable. On
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Tampon

écriture lecture

Consommateur
my nb fin écriture

Producteur

my nb fin lecture

modification

modification

Sem Fin Cons

Sem Fin Prod

nb fin écriture

nb fin lecture

F'1G. 6.5 — Producteur/comsommateur sur une architecture répartie

appelle ca de la mise a jour “paresseuse”. L.’avantage est de ne demander la mise & jour que si
besoin est, le désavantage est ’attente induite & ce moment la. Des alternatives sont de mettre
a jour périodiquement ou lors de temps morts, mais ceci sort du cas simple que nous traitons.
La mise a jour du compteur de fin d’écriture se fait par appel a un serveur Sem_FinCons.

— une tache consommateur, symétrique de la précédente, qui encapsule une variable nb_début_lecture
et une copie de la variable de comptage nb_fin_écriture qui s’appelle my_nb_fin_écriture. Cette
tache gere elle-méme ses droits d’acces en lecture et la mise a jour de sa copie my_nb_fin_écriture
lorsque ce droit d’acces ne lui est pas favorable. La mise a jour du compteur de fin de lecture
se fait par appel a un serveur Sem_FinProd.

— une tache Sem_FinCons qui encapsule la variable nb_fin_lecture et accepte les demandes d’in-
crémentation de la tiche consommateur et les demandes de consultation de la tiche produc-
teur. Ces demandes se font donc en exclusion mutuelle dans notre implantation alors qu’on
a vu que ceci n’était pas nécessaire. Ceci étant, il se peut, pour de multiples raisons, dont
I’indéterminisme de I'instruction accept, que la valeur obtenue par consultation ne soit pas
la derniére mise a jour. On remarque qu’un mécanisme est mis en place (par la variable
booléenne nouvelle_valeur), pour donner priorité aux incréments par rapports aux consulta-
tions. Sans ce dispositif il est possible que le select choisisse indéfiniment de sélectionner une
consultation, qui ne donnera pas de valeur différente, donc cette consultation sera réitéré et le
programme ne progressera pas. Ce cas est appelé une famine et sera détaillé dans le chapitre
suivant.

— une tiche Sem_FinProd qui est symétrique de la précédente.

— les taches read et write sont inchangées par rapport a la version du paragraphe 1.1
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task producteur %s
end producteur

task consommateur zs
end consommateur;

task Sem_FinCons is
entry Valeur(v: out integer );
entry Incrementer ;

end Sem_FinCons;

task Sem_FinProd is
entry Valeur(v: out integer );
entry Incrementer ;

end Sem_FinProd ;

task read is
entry element( v: out contenu_tampon);
end read ;

task write is
entry element( v: in contenu_tampon);
end write;

tampon : array (1..N) of contenu_tampon ;

task body producteur is
nb_debut_ecriture, my_nb_fin_lecture: integer:= 0;
elt : contenu_tampon ;
procedure creer (p: out contenu_tampon) zs
begin ... end creer;

procedure ecrire (p: in contenu_tampon) %s
autorisation_ecrire: boolean:= false;

begin

while (not autorisation_ecrire) loop

1f (nb_debut_ecriture - my_nb_fin_lecture < N) then

autorisation_ecrire := true;
nb_debut_ecriture := nb_debut_ecriture + 1;
else
Sem_FinCons.Valeur (my_nb_fin_lecture) ;
end if;
end loop;
write.element (p);
Sem _FinProd.Incrementer ;

-- boucle d’attente active
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end ecrire;

begin
loop
creer (elt);
ecrire (elt);
end loop;
end producteur;

task body consommateur s
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nb_debut_lecture, my_nb_fin_ecriture: integer:= 0;

elt : contenu_tampon ;

procedure traiter (p: in contenu_tampon) is
begin ... end traiter;

procedure lire (p: out contenu_tampon) zs
autorisation_lire: boolean:= false;
begin
while (not autorisation_lire) loop

-- boucle d’attente active

1f (my._nb_fin_ecriture - nb_debut_lecture > 0) then

autorisation_lire := true;

nb_debut_lecture := nb_debut_lecture + 1;

else

Sem_FinProd.Valeur(my_nb_fin_ecriture) ;

end if;
end loop;
read.element (p);
Sem _FinCons.Incrementer ;
end lire;

begin
loop
lire(elt) ;
traiter(elt) ;
end loop;
end consommateur;

task body Sem_FinCons is
FinConsommation: integer:= 0;
nouvelle_valeur : boolean:= false;
begin
loop
select
when nouvelle_valeur => accept Valeur(v
v := FinConsommation ;
nouvelle_valeur := false;
end Valeur;

: out integer ) do
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or
accept Incrementer do

FinConsommation := FinConsommation + 1;

nouvelle_valeur := true;
end Incrementer ;
end select;
end loop;
end Sem_FinCons;

task body Sem_FinProd is
FinProduction: integer:= 0;
nouvelle_valeur : boolean:= false;

begin
loop
select
when nouvelle_valeur => accept Valeur(v:
v := FinProduction ;
nouvelle_valeur := false;
end Valeur;
or

accept Incrementer do
FinProduction := FinProduction + 1;
nouvelle_valeur := true;
end Incrementer ;
end select;
end loop;
end Sem_FinProd ;

task body read is
icons: tnteger:= 0;

begin
loop
accept element(v: out contenu_tampon) do
v:= tampon ( icons);
end element;
icons := (icons + 1) mod N;
end loop;
end read ;

task body write ¢s
iprod : integer:= 0;
begin
loop
accept element(v: in contenu_tampon) do
tampon(iprod) := v;
end element ;
iprod:=(iprod+ 1) mod N;

out integer ) do
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end loop;
end write;

On obtient un programme découpé en taches ayant chacune des variables locales et pouvant
s’exécuter sur des processeurs qui ne partage par de mémoire commune, ’appel d’entrée pouvant
étre implémenté par un protocole sur un réseau informatique. Cet exemple montre qu’on peut se
passer du mécanisme d’ensemble de variables en copie unique et partagée, manipulée en exclu-
sion mutuelle. On duplique au contraire certaines variables en assurant une cohérence liche mais
controlée, entre les deux exemplaires.

Cepandant, la méthode qui a été suivie ici, qui est tres instructive pour I’exemple, n’est pas
systématiquement applicable (par exemple au cas de multiples producteurs et consommateurs). Ici,
nous avons pris le serveur centralisé et nous avons essayé d’éclater dans différentes taches variables
d’état et instructions de controle qui les manipulent.

En général, I'intérét de la synchronisation centralisée est d’étre simple a réaliser et I'intérét de la
synchronisation distribuée de résister a la non disponibilité (ponctuelle ou de longue durée) d’une
tache. Dans toute solution centralisée, si la tache serveur est sur une machine qui devient indis-
ponible (charge forte, panne, etc) rien ne fonctionne plus. Dans la solution présentée ci-dessus, les
processus producteur et consommateur ont une certaine licence face & 'indisponibilité de proces-
seurs supports (cet exemple-1a n’étant pas un modele du genre). L.’art de construire des algorithmes
de synchronisation distribuée s’appelle algorithmique distribuée (réference).

6.5 Architectures de synchronisation et architectures de machines

Les architectures de synchronisation présentées font apparaitre deux criteres distinctifs :

— les variables d’état du systeme sont centralisées ou distribuées,

— les instructions de controle (modification des variables d’état) sont centralisées dans un mo-
niteur ou un serveur ou sont distribuées dans les processus.

Ces criteres peuvent étre directement associés aux critéres caractéristiques des architectures
paralleles :

— la mémoire physique est partagée ou bien distribuée,

— P’unité de calcul est unique ou plusieurs unités existent sans aucune hiérarchie entre elles.
On peut en conséquence distinguer trois niveaux d’environnement parallele :

— le niveau processeur: le parallélisme est un concept qui permet de rendre compte de I'exécu-
tion en temps partagé de plusieurs tiches de fagon a utiliser au mieux une méme ressource
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(le processeur, une imprimante...). Dans ce cas, il y a une seule mémoire et une seule unité de
calcul : le parallélisme (on dit pseudo-parallélisme) sera géré efficacement par une synchronisa-
tion centralisée avec des variables d’état centralisées sur une zone mémoire accessible par tous
les processus. Les instructions de controle étant exécutées par un unique processeur peuvent
étre centralisées au sein d’un méme processus serveur (synchronisation centralisée), qui donne
I’avantage d’une programmation tres lisible et plus naturelle. Mais il est aussi possible de les
faire exécuter par les différents processus (synchronisation mixte). Au niveau de la lisibilité,
la solution d’un module regroupant les instructions de contréle (un moniteur par exemple)
sera préférée: comme les instructions de controle sont les mémes pour tous les processus, elles
peuvent étre regroupées au sein d’un méme module. La solution “instructions dispersées*
(sémaphores) présente cependant ’avantage d’étre plus proches des possibilités offertes par
les architectures.

— le niveau grappe de processeurs connectés par une mémoire partagée: la présence de plu-
sieurs unités de calcul suggere la distribution des instructions de controle. La solution la plus
directe est alors une synchronisation mixte: les variables d’état sont placées en mémoire par-
tagée, et les instructions de contréle sont distribuées. Les instructions de contrdle peuvent
étre regroupées au sein d’un méme module (moniteur), mais la solution n’est réellement en-
visageable que si les processeurs exécutant les instructions sont identiques, contrainte qui
n’est pas nécessaire lorsqu’on utilise des instructions dispersées (exclusion mutuelle par séma-
phores). De plus, cette derniére solution permet de décrire plus finement la synchronisation,
et donc d’avoir, en général, des programmes plus efficaces: il faut cependant prendre soin a
la programmation, I'utilisation brutale des sémaphores conduisant souvent a des programmes
illisibles, et donc difficiles a maintenir.

— le niveau réseau de processeurs sans mémoire partagée: la distribution des instructions de
controle sur les différentes unités permet d’exploiter au mieux les différentes unités. La mé-
moire étant distribuée, la synchronisation distribuée, avec variables d’état distribuées sur les
différents processeurs, apparait naturellement. Sur ce type d’architecture, il est possible de
trouver un outil permettant de simuler une mémoire partagée entre les processeurs. Avec
cet outil, la description d’une synchronisation mixte avec variables d’état centralisées est
rendue possible, mais ne permet pas une expression aussi fine de la synchronisation que la
synchronisation distribuée : I’exemple de la distribution du contréle dans I'exemple du pro-
ducteur_consommateur illustre clairement ceci. Ce cas de figure est étudié avec un point de
vue plus général dans le chapitre suivant.

Pour une application complete s’exécutant sur une architecture donnée et faisant intervenir diffé-
rents niveaux de parallélisme, il est fréquent d’utiliser différentes expressions de la synchronisation,
chacune adaptée au niveau considéré.

Considérons par exemple une application s’exécutant sur un réseau de processeurs. De maniére
générale, deux niveaux de parallélisme peuvent alors intervenir :

— le niveau processeur : 'efficacité est apportée par la possibilité d’exécuter en pseudo-parallélisme
plusieurs taches (voir ’exemple donné dans le chapitre applications). A ce niveau, une syn-
chronisation centralisée ou mixte est bien adaptée.

— le niveau réseau: la synchronisation distribuée est alors la mieux adaptée.
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6.6 Conclusion

Les expressions de synchronisation présentées ici ne sont pas historiquement apparues dans cet
ordre. Chronologiquement, une premiere catégorie d’outils, les sémaphores, est apparue a I’époque
ou synchroniser revenait & mettre en ceuvre le travail de notre observateur (ou controleur), ce qui
était facile car les processus se partageaient une mémoire commune ou l'on pouvait représenter
I’état du systéme et, une fois comprise I'idée d’exclusion mutuelle, faire fonctionner de maniere
cohérente les opérations de controle.

Une seconde catégorie d’outils est née du fait qu’il fallait lever cette hypothese d’existence
d’une mémoire commune, lorsque les réseaux et les machines a mémoire distribuée sont apparus.
Le controleur de synchronisation (si tant est que le probléme posé permette de formuler son expres-
sion) doit étre réparti entre les processus et la synchronisation entre eux repose sur des mécanismes
de communication. Par ailleurs, de nouveaux problémes apparaissent, pour lesquels le point de
vue d’un observateur est peu utile: I’algorithme de controle a pratiquement comme seule fonction
d’assurer un protocole de communication entre entités. Enfin, lorsqu’il s’agit d’algorithmique paral-
lele, le probleme du controle devient souvent secondaire par rapport aux problemes de manipulation
optimale des données.

Annexe: “Programmation“ en ADA du moniteur.
A.1 Implantation des mécanismes du moniteur en ADA

Pour coller au mieux a I’outil originel, nous introduisons en ADA un module moniteur compor-
tant une structure de donnée et cinq opérateurs:

package MONITEUR is
type condition;
procedure entree_moniteur;
procedure sortie_moniteur;
procedure wait(c: in out condition);
function empty(c: izn condition) return boolean;
procedure signal(c: in out condition);

end MONITEUR ;

Une condition est un enregistrement avec deux champs: tiche de type file d’attente de processus
(dont le texte est donné au chapitre 3) et un compteur qui donne le nombre de processus en attente
sur la condition.

type condition is
record
cptr: tnteger:= 0;
file: file_d_attente;
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end record;

Pour "implémentation des opérateurs, nous introduisons en ADA une tache exclusion_moniteur
qui permet de garantir qu’un seul processus n’est actif & un instant donné: cette tache assure
I’exclusion mutuelle pour la manipulation des variables d’état du module et des conditions ainsi
que la gestion des blocages et des réveils. Nous avons choisi pour ce faire une discipline standard
de gestion pour laquelle un processus qui réveille un autre processus par une primitive signal, se
suspend lui-méme jusqu’a ce que le processus réveillé ait quitté le moniteur. Ceci pouvant étre
récursif. Cette tache, qui gere la discipline d’entrée dans le moniteur, comprend quatre points
d’entrée:

task type exclusion_moniteur is
entry entrer;
-- lorsqu’un nouveau processus entre dans le moniteur, et devient actif.
entry interrompre;
-- lorsque le processus actif dans le moniteur est interrompu suite a
-- un appel a wait (il reste dans le moniteur mais n’est plus actif).
entry reprendre;
-=- pour rendre actif un processus devenu inactif suite a un appel a
-- signal, des lors qu’il n’y a plus de processus actif dans le moniteur.
entry sortir;
-- lorsque le processus actif quitte le moniteur.
end exclusion_moniteur ;

L’implémentation de cette tache est la suivante:

task body exclusion_moniteur is
begin
loop
select -- Un processus et un seul est rendu actif dans le moniteur.
accept reprendre;
-- La priorite est donnee aux processus qui sont mis en

else -- attente apres avoir effectue un signal,
select -- en defaveur des nouveaux processus qui desirent
accept entrer; -- entrer dans le moniteur

or
terminate; —-- 1l y a alors terminaison si tous les processus clients du
end select; -- moniteur sont en attente de terminaison

end select;
select -- Un processus est actif: I’'usage du moniteur est interdit jusqu’a:
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accept interrompre; -- qu’il soit rendu inactif par un appel a wait
or
accept sortir; -- ou qu’un processus quitte le moniteur
end select;
end loop;
end moniteur;

Une implémentation possible du module MONITEUR est alors

package body MONITEUR is
controleur_synchro : exclusion_moniteur;
procedure entree_moniteur zs
begin
controleur_synchro.entrer;
end entree_moniteur;
procedure sortie_moniteur zs
begin
controleur_synchro.sortir ;
end sortie_moniteur ;
procedure wait(c: in out condition) zs
begin
c.cptr:= c.cptr + 1;
controleur_synchro.interrompre;
c.file.endormir;

end wait ;
function empty(c: in condition) return boolean is
begin
return (c.cptr <> 0);
end empty;
procedure signal(c: in out condition) is
begin
i1f not (empty(c)) then -- un processus est en attente sur
-- la condition : il est reveille, et le
c.cptr:= c.cptr - 1; -- signalant mis en attente

c.file.reveiller;
controleur_synchro.reprendre;
endif;
end signal;

end MONITEUR ;

A.2 Application au probléme des producteurs et consommateurs
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Les procédures offertes par le paquetage MONITEUR sont alors accessibles par les taches pro-
ducteur et consomateur, dont I'implémentation est trés semblable a celle proposée en pseudo-ADA
au paragraphe 3.1.1. Les variables nombre_de_plein et nombre_de_vide sont partagées par tous les
processus, mais 'acces a 'une de ces variables, comme aux conditions associées au moniteur, est
garanti en exclusion mutuelle par le moniteur. L’instruction ADA: PRAGMA SHARED (nom de
variable) est donc ici inutile. La solution proposée est valide pour plusieurs producteurs et plusieurs
consommateurs.

procedure producteurs_consommateurs zs
—-- on inclut ici: la declaration de tableau et les primitives read et write
-- la declaration des types de tache producteur et consommateur
-- la declaration des P processus producteurs et des C processus consommateurs
-- Module Controleur (ou moniteur)

with MONITEUR; use MONITEUR;
nombre_de_plein : integer:= 0;
nombre_de_vide: integer:= N;

file_p : condition;

file_c : condition;

procedure debut_consommation is
begin
entree_moniteur ;
if (nombre_de_plein = 0) then
wait (file_c);
endif;
nombre_de_plein := nombre_de_plein - 1;
sortie_moniteur ;
end debut_consommation ;

procedure fin_consommation zs
begin
entree_moniteur ;
nombre_de_vide := nombre_de_vide + 1;
signal(file_p) ;
sortie_moniteur ;
end fin_consommation ;

procedure debut_production is
begin
entree_moniteur ;
if (nombre de vide = 0) then
wait (file_p);
endif;
nombre_de_vide := nombre_de_vide - 1;
sortie_moniteur ;
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end debut_production ;

procedure fin_production zs
begin
entree_moniteur ;
nombre_de_plein := nombre_de_plein + 1;
signal(file_c);
sortie_moniteur ;
end fin_production ;

-- Les corps des procedures lire pour les processus consommateurs et
-- ecrire pour les processus producteurs sont les memes que

-- dans le paragraphe precedent.

end producteurs_consommateurs;
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Chapitre 7

Mise en oeuvre d’une mémoire
virtuellement partagée

Nous poursuivons |’étude entreprise au chapitre précédent sur les moyens de se doter d’une
mémoire de type PRAM-CREW sur une machine physiquement parallele. Ce chapitre traitait des
problémes de concurrence d’accés a des variables (ou zones de mémoire comme le tampon du
producteur-consommateur). Les processus étaient en concurrence et on a vu comment la gestion
de cette concurrence pouvait se faire par la manipulation de variables d’états. Ces variables de
controle pouvaient étre globales (dans le programme parallele), locales dans une seule partie de
code (on parlait de solution centralisée) ou encore locales a plusieurs parties de codes (on parlait de
solution distribuée). Dans les solutions distribuées présentées, les variables d’état étaient réparties
dans différents modules, mais non dupliquées. Il existe des formes de distribution du contréle qui
nécessitent la duplication. Tout ceci a trait a des structures de programmes. On ne se préoccupait
pas de savoir si la mémoire physique était physiquement globale ou pas. La derniére section de
ce chapitre est une ouverture sur les architectures de mémoire (partagée ou distribuée) les plus
adaptées a tel ou tel type d’algorithme de controle.

Maintenant nous allons nous intéresser aux problemes spécifiques liés a la mise en oeuvre d’une
mémoire PRAM-CREW sur une machine ne possédant pas de mémoire physiquement partagée,
ce qui est le cas de toutes les architectures qui dépassent quelques dizaines de processeurs. Les
processeurs disposent alors chacun d’une mémoire locale et sont reliés entre eux par un réseau
d’interconnezion qui leur permet de communiquer. On dit que le réseau est totalement connecté
lorsque chaque processeur peut communiquer physisquement avec tout autre. Si le réseau ne permet
pas de le faire physiquement, un mécanisme logiciel de routage doit y pallier. Rappelons, a ce propos,
la typologie en usage:

— les architectures UMA (Uniform Memory Access) sont & mémoire partagée,
— les architectures NUMA (Non Uniform Memory Access), sont a mémoire distribuée et tout

processeur peut accéder directement 3 la mémoire locale d’un autre processeur via le réseau
d’interconnexion, les temps d’acces étant non uniformes car dépendants de la distance,
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— les architectures NORMA (NO Remote Memory Access), sont & mémoire distribuée et les
acces directs aux mémoires distantes sont impossibles et les échanges se font par passage de
message toujours via le réseau.

Les architectures de machines paralleles NUMA ou NORMA sont dites & mémoire distribuée.

Dans ce chapitre, les problemes seront discutés dans le cadre de I’architecture NORMA. Ceci
n’est pas une perte de généralité puisqu’il est facile de simuler des échanges de messages sur une
architecture NUMA.

Un message informatique est une suite de bits codée comprenant une information (données

ou controle) et une adresse de destination. Ces messages permettent a deux (ou plus) processeurs
d’échanger de I'information, puisque ceux-ci n’ont pas de mémoire commune, donc d’emplacement
mémoire partagé pour le faire. On appelle algorithme distribué un algorithme de controle ou les
processeurs (ou les processus) s’échangent de I'information par passage de message.
On suppose que le réseau est fiable dans le sens ol tout message envoyé est recu intact. De la méme
facon que pour 'activité de calcul ou nous n’avons pas envisagé les pannes de processeurs, nous
n’envisageons pas les pannes de réseau. Ceci est important & signaler car I'une des grandes diffi-
cultés de 'algorithmique distribuée est de traiter les pannes [BBK91]. En supposant qu’elles sont
inexistantes, nous simplifions grandement le probleme. La durée de transmission d’un message est
finie (puisque le message est délivré), mais non nécessairement bornée. Dans la pratique, lorsque le
temps de transmission d’un message est trop long, des mécanismes spécifiques se mettent en place.
Cette durée variable est I’'une des spécificités de I’algorithmique distribuée: ainsi lorsque plusieurs
processeurs envoient par message des modifications - ou mises a jour - d’une méme variable sur une
méme mémoire, I'ordre dans lequel elles seront effectuées est imprévisible. C’est I'un des indéter-
minismes dus aux durées de transit dans le réseau.

Dans ce livre ou nous utilisons ADA, les envois de messages sont effectués lors des appels
d’entrée et des retours de résultat. Ces actions sont atomiques et se font sur rendez-vous: un
protocole d’envoi de messages sous-jacent assure ces propriétés lorsque les tiches ne résident pas
sur le méme site (on utilise le terme site pour processeur, afin de bien insister sur le fait que les
processeurs sont physiquement distants), ainsi que le transfert des informations. Mais les durées de
ces actions sont inconnues. De plus, deux taches distinctes peuvent étre dans deux cas de figures:
soit elles sont implantées sur le méme processeur et partagent la méme mémoire donc peuvent avoir
des variables partagées aisément (donc avec des alogorithmes de controle de la concurrence d’acces
similaires a ceux du chapitre précédent), soit sont implantées sur des processeurs différents et ne
partagent pas la méme mémoire physique: elles ne peuvent pas directement partager des variables
(i.e. emplacement mémoire). Elles peuvent aisément transmettre des valeurs via des messages.

L’objectif de ce chapitre est de montrer comment les taches distribuées sur différents processeurs
peuvent tout de méme “partager des variables”. On essaiera bien siir de trouver des solutions qui

préservent le parallélisme et la performance.

Lorsque I’architecture comporte des mémoires locales a chaque processeur, deux schémas ex-
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tréemes sont possibles pour les variables qui sont partagées entre les processeurs?.

— chaque variable est implantée dans une seule mémoire locale et ce processeur agit comme un
serveur qui gere les acces a cette variable. Les taches implantées sur ce processeur font des
acces directs a la mémoire et les tiches implantées sur des sites distants envoient par message
des requétes de lecture et récupérent par message des valeurs, ou envoient des messages de
requétes d’écriture (on dit mise a jour dans ce contexte) contenant la nouvelle valeur.

— une copie de chaque variable est implantée dans toutes les mémoires. Tout processeur qui
veut lire une variable accede a sa copie locale. Mais tout processeur qui veut modifier une
variable doit, & plus ou moins long terme, modifier I’ensemble des copies de la variable: on
appelle cela maintenir la cohérence de copies mulptiples.

Dans le cas d’une seule copie, le prix a payer est un goulot d’étranglement au niveau du serveur
centralisé. Si la grande majorité des acces sont des lectures, cette solution n’est peut-étre pas a
privilégier puisqu’on perd tout parallélisme. L’intérét de la solution centralisée (une seule copie)
est sa simplicité. Pour les copies multiples, le prix & payer est la modification de toutes les copies
a chaque écriture. De plus, dans le cas de probléemes qui manipulent de gros ensembles de données,
cette redondance mémoire peut coiiter cher, voire étre impossible.

Entre ces deux extrémes, des solutions hybrides peuvent étre trouvées avec des replications
partielles sur un sous ensemble de processeurs, ce sous ensemble pouvant varier dynamiquement au
cours de ’exécution du programme.

Dans la section suivante nous explicitons les problemes sémantiques posés par les copies mul-
tiples de variable. Ensuite, nous proposons diverses solutions pour la mise en oeuvre d’une PRAM-
CREW sur une mémoire distribuée. Ces solutions sont génériques dans le sens ol elles mettent en
oeuvre des principes généraux d’algorithmique distribuée, principes qui ne font pas intervenir de
spécificités architecturales.

7.1 Modele de cohérence de données

Le chapitre précédent a montré que ’accés a une mémoire partagée pose des problemes de
concurrence d’accés que 'on résout généralement par des techniques d’exclusion mutuelle. Ces
problemes subsistent en environnement distribué. D’autres problemes se posent liés a la distribution
de la mémoire.

1. Dans ce chapitre, on gardera la terminologie processeur ou site pour parler de tous les processus (ou taches en
ADA) qui s’exécutent sur un méme processeur en temps partagé et qui partagent la méme mémoire locale.
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7.1.1 Modeéle de cohérence de la PRAM

Les principes d’une PRAM-CREW sont les suivants :

— les écritures se font en exclusion mutuelle (avec toute autre opération- a chaque pas de temps)
et suivant un ordre qui peut étre connu de tous les processeurs.

— toute lecture lit la derniere valeur écrite et les lectures peuvent se faire en parallele pendant
la méme unité de temps.

Le modele PRAM-CREW fait 'hypotheése d’une échelle de temps commune afin d’ordonnancer
globalement les écritures et donner un sens a la notion de “derniéere valeur”. Les opérations de lec-
ture et d’écriture ont implicitement une date d’occurence qui est la date a laquelle les processeurs
les émettent. Plusieurs lectures sur la méme variable peuvent avoir la méme date, mais une écriture
ne partage sa date avec aucune autre opération.

Sur une mémoire (réelle) avec un unique acces (méme si elle est partagée par plusieurs proces-
seurs), il est relativement facile d’implanter une PRAM-CREW (avec des instructions de lecture
et d’écriture atomiques), a ceci prés que toutes les lectures en parallele sur la PRAM sont faites
séquentiellement dans un ordre quelconque sur la mémoire réelle. Aussi, dans la réalité on perd
I’hypothése de temps synchrone pour passer & I’hypotheése asynchrone. Or sur une mémoire distri-
buée, formée de plusieurs modules de mémoire, chacun ayant un seul acces, on ne sait pas comparer
directement la date d’une lecture émise par le processeur P1 pour une variable située dans la mé-
moire locale de P2 avec les dates des écritures émises par P2 pour sa mémoire locale. Il faudra donc
donner un sens non trivial & la notion d’ordre sur les écritures et de “dernieére valeur écrite”.

Remarquons qu’une PRAM-CREW demande I'implantation d’un algorithme de type lecteurs-
rédacteurs pour chaque variable (lectures en parallele et écritures en exclusion mutuelle) assortie
d’une régle de priorité: les lectures et écritures ont implicitement une date utilisée comme suit:

— les écritures se font séquentiellement dans I’ordre de leur datation,
— toute lecture accede a la valeur produite par I’écriture immédiatement antérieure.
Ces principes définissent ce qu’on appelle un modéle de cohérence de la mémoire. La PRAM-

CREW nous définit un modele de cohérence particulier, mais il en existe d’autres [Mos93] plus ou
moins contraignants et utilisables dans des contextes différents.

7.1.2 Datation dans une machine parallele

Tous les processeurs posseédent de fagon standard une horloge (un compteur modulo) et les
systéemes d’exploitation permettent de lire ces valeurs avec plus ou moins de précision. Si les pro-
cesseurs sont identiques, les horloges sont semblables mais le systeme physique qui est utilisé est
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sensible & plusieurs parametres (par exemple la température) et supporte une imprécision a la fabri-
cation. On observe donc des dérives entre horloges sur des processeurs distincts. Chaque processeur
est capable de dater un événement relativement a son horloge locale, mais les dates obtenues sur
différents processeurs ne sont pas comparables. Ceci est vrai surtout lorsque les événements sont
proches dans le temps, qui est le cas qui nous intéresse ici.

Un autre aspect de la question est relatif a I'observation de I’état global de la machine. Dans
une machine parallele ou les processeurs sont reliés via un réseau qui impose un délai, chaque
processeur ne peut connaitre les actions du processeur distant que via le transfert de messages de
délai inconnu. Dans le contexte de la mémoire, si P2 veut lire une valeur, il lui est impossible de
savoir si P1 a émis une écriture de date inférieure (en supposant que I'on a résolu le probleme
de la datation). Cette information lui parviendra, mais avec un délai inconnu. Jusqu’a quand P1
devra-t-il attendre avant d’effectuer sa lecture?

Pour implanter cette PRAM, il faudra donc résoudre le probleme ['absence d’ordonnancement
temporel global et d’observation de l’état global des processeurs.

Il existe des algorithmes qui permettent de construire une horloge globale entre plusieurs pro-
cesseurs. Cette horloge fournit une date a chaque événement quelque soit son site d’occurence.
Elle permet de comparer les dates d’événements qui sont apparus sur des processeurs distants et
éventuellement de quantifier des délais de transfert de messages. Ces horloges peuvent étre logiques
[Ray92], auquel cas elles définissent un ordre total entre les événements des divers processeurs,
sans relation avec le temps physique, ou physique [MTr95] auquel cas elles attribuent a chaque
événement une date qui définit un ordre global et dont les écarts traduisent les délais temporels.

Dans ce chapitre, nous verrons comment utiliser ces horloges ou bien comment construire un
mécanisme implicite de datation en utilisant par exemple ’ordre des arrivées d’appel & une tache.

Dans la suite, nous allons donner différentes solutions pour implanter une PRAM-CREW sur
une mémoire distribée, de complexité croissante, en discutant la facon dont elles implantent le
modele de cohérence de la PRAM-CREW et leur points forts et faibles en terme de performance.

7.2 Solution centralisée

7.2.1 Principe

Dans la solution centralisée, la variable partagée réside dans une seule mémoire. Les acces a
cette variable sont gérés par un serveur. Les exigences de cohérence du modele PRAM-CREW sont
satisfaites par des contraintes d’acces de type lecteur-rédacteur (lectures en parallele et écritures
en exclusion mutuelle) sur chaque variable. I.’ordre temporel utilisé pour la discipline d’acces est
Iordre d’arrivée des messages a ce serveur et non pas l'ordre d’émission. Dans le modele PRAM
théorique, ces deux ordres (ordre d’émission par les processeurs et ordre d’exécution sur la mémoire)
sont identiques. Dans une machine réelle NORMA, 'ordre d’émission des messages n’est pas connu
simplement, alors que I'ordre de réception sur un site (ou processeur) peut-étre connu simplement
par le serveur destinataire. Ainsi, la notion de “derniere valeur écrite” prend un sens relativement
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a cet ordre de réception.

7.2.2 Programmation en ADA

La programmation en ADA de ce serveur donnée dans ce chapitre est inspirée de versions du
lecteur-rédacteur extensivement traitées ailleurs dans ce livre: une version naive au chapitre 2.3.2
et des versions plus élaborées au chapitre 9.

Dans ce programme ADA | la donnée partagée est encapsulée dans un paquetage “memoire_globale_solution_cent
Les acces a ce paquetage se font via deux procédures “lire” et “écrire” appelables en paralleles. Les
taches utilisatrices - on les appellera taches clientes- ne figurent pas dans le programme, elles font
des appels a ces procédures pour accéder a la donnée partagée.

Le controle d’acces a la donnée partagée est fait par deux taches “acces_serveur” et “serveur”.
La tache “acces_serveur” n’a qu’une seule entrée afin que l'ordre (FIFO par rapport a leur date
d’arrivée) des acceptations a cette entrée définisse 'ordonnancement des accés a la variable (écri-
tures et acces a la derniére valeur écrite). En dehors de ce séquencement, la tache “acces_serveur” ne
fait rien d’autre que de transmettre les requétes a la tiche “serveur”. On a donc ici un mécanisme
implicite de datation qui se réduit a I'ordonnancement des appels en ADA.

La tache “serveur” implante un protocole de lecteurs-rédacteurs, c’est & dire autorise des acces
)
paralléles en lecture et séquentiels en écriture. En effet:

— si les variables NR et NL sont nulles et si la tiche “accés_serveur” envoit une suite de re-
quétes de lectures, celles ci seront acceptées les unes apres les autres. Chaque acceptation de
“autoriser_lecture” a pour effet de débloquer la tache “acces_serveur” qui elle-méme débloque
son client sur I’entrée “requete”. Ce client peut alors effectuer son opération sur la donnée
partagée. La tache “acces-serveur” peut alors accepter la requéte suivante de lecture. Le pa-
rallélisme des lectures se trouve au niveau de l'instruction “v:= variable_partagée” qui peut
s’exécuter en parallele, surtout si la donnée partagée est de grosse taille et que sa durée de
lecture est longue par rapport aux durées des acceptations “requete” et “autoriser_lecture”.

— Dans le méme temps, la tache “serveur” accepte en alternance dans la méme alternative des
appels “fin_lecture”.

— Des que la tache “acces_serveur” accepte et transmet a “serveur” une requéte d’écriture, cette
requéte ne sera acceptée par la tiche “serveur” que lorsque toutes les fins de lectures auront
mis la varible d’état NL a zero. Toutes les autres requétes sont a ce moment en attente dans
la file de la tiache “accesserveur”. Maintenant, le seul scénario possible est que le client de
la requéte d’écriture, enfin débloqué, exécute son écriture et fasse un appel “fin_écriture”.
La variable d’état NR sera remise & zero et la tiche “serveur” pourra accepter une nouvelle
entrée, soit “autoriser_lecture”, soit “autoriser_écriture”.

package memoire_globale_solution_centralisee is
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type contenu_variable is ...
procedure lire (v: out contenu_variable);
procedure ecrire (v: in contenu_variable);

end memoire_globale_solution_centralisee ;

package body memoire_globale solution_centralisee is

type mode_acces %5 (lecture, ecriture) ;
variable_partagee : contenu_variable := valeur_initiale;

task acces_serveur is
entry requete (mode: in mode_acces) ;
end acces_serveur ;

task serveur s
entry autoriser_lecture ;
entry fin_lecture;
entry autoriser_ecriture ;
entry fin_ecriture ;

end serveur ;

procedure lire (v: out contenu_variable) s
info: contenu_variable ;
begin
acces_serveur.requete(lecture) ;
v := variable_partagee ;
serveur.fin_lecture ;
end lire;

procedure ecrire (v: in contenu_variable) is
info: contenu_variable ;

begin
acces_serveur.requete(ecriture) ;
variable_partagee := v ;
serveur.fin_ecriture ;

end ecrire ;

task body acces_serveur %s
begin
lLoop
accept requete (mode: in mode_acces) do
case mode is
when lecture => serveur.autoriser_lecture ;
when ecriture => serveur.autoriser_ecriture ;
end case;
end requete ;
end loop;
end acces_serveur ;

task body serveur is
NR, NL: integer:= 0;
begin
lLoop

e

—-— primitives de gestion de la variable

—— les variables d’etat gerees par le serveur
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select
when (NR = 0) => accept autoriser_lecture ;
NL:=NL + 1;

or
accept fin_lecture;
NL:=NL-1;

or
when (NR + NL = 0) => accept autoriser_ecriture;
NR:=1;

or
accept fin_ecriture;
NR:=0;

end select;

end loop;

end serveur ;

end memoire_globale_solution_centralisee ;

Comme nous 'avons déja souligné, cette solution n’est acceptable, en terme de performances,
que si le traffic des requétes pour cette variable est faible, sinon le serveur centralisé est un goulot
d’étranglement pour le programme tout entier. Par contre, cette solution, par sa simplicité, est
préconisée pour toute variable partagée peu utilisée et critique.

Les sections suivantes traitent de copies multiples.

7.3 Exclusion mutuelle distribuée: le jeton

7.3.1 Principe

On suppose que la variable partagée est dupliquée sur P processeurs de la machine (pas forcé-
ment tous, mais en nombre fixe). La solution centralisée met en place une exclusion mutuelle pour
I’acces a une copie unique de variable. Des copies multiples peuvent également étre maintenues
cohérentes grace a une exclusion mutuelle.

Une facon simple de programmer une exclusion mutuelle en environnement distribué est d’utili-
ser un message de controle spécifique appelé jeton. Plus précisément, les processeurs sont numérotés
de 0 & P — 1, ce qui les organise en anneau logique de communication. On appelle anneau logique
tout schéma de communication ou chaque processeur ne peut recevoir de message que de son pré-
décesseur et ne peut envoyer de message qu’a son successeur. Le prédécesseur du processeur ¢ est le
processeur (2 — 1)mod P et son successeur le processeur (i + 1)mod P. Ce schéma de communica-
tion est possible sur tout réseau de communication totalement connecté. Initialement, un processeur
particulier- par exemple le processeur 0- a seul le droit d’émettre le jeton. Selon la regle de ’anneau
logique, il ’émet vers le processeur 1, qui ’émet vers 2, etc. Un processeur ayant recu le jeton et
ne ’ayant pas encore retransmis est le seul dans cet état. Cet état est donc un état d’exclusion
mutuelle.
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Nous donnons ci-dessous I’algorithme du jeton en ADA. Le “message” qui circule est matérialisé
par les appels successifs aux entrées “jeton” : Le programme principal appelle I’entrée jeton du site
0, qui apres avoir exécuté sa section critique en exclusion mutuelle appelle ’entrée jeton du site 1,
et ainsi de suite. On a ainsi les images successives d’un message jeton qui circule de site en site.

procedure jeton is

task type serveur_jeton is
entry TonSite(tid: in integer );
entry jeton;

end serveur_jeton ;

task body serveur_jeton is
mon site: integer;
mon_voisin : integer;

begin
accept TonSite(tid: in integer ) do
monsite := tid; —— Idendité du serveur associé
end TonSite;
mon_voisin := (monsite + 1 ) mod P; —-— vers qui le jeton sera transmis
loop
accept jeton; —-— on recoit le jeton
-— instructions exécutées en section critique
les_serveur_jeton(mon_voisin).jeton ; -— on passe le jeton au voisin
end loop;

end serveur_jeton ;

les_serveurs_jeton : array (0.. P-1) of serveur_jeton ;

begin
foriin 0.. P-1 loop —- identification des sites
les_serveurs_jeton. TonSite(i) ;
end loop;
les_serveurs_jeton(0) jeton ; -- départ du jeton
end jeton;

L’algorithme distribué qui gére la cohérence de données dupliquées en utilisant le jeton est basé

sur les idées suivantes :

— utiliser localement sur chaque site la version centralisée pour chaque copie de variable afin
d’imposer 'ordre sur les requétes locales et la discipline d’acces des lecteurs-rédacteurs.

— Pexclusion mutuelle du jeton est utilisée pour effectuer les écritures. Lorsqu’un site veut
effectuer une écriture, il attend le jeton. Si le jeton n’est pas porteur d’une écriture lui-méme,
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le site réalise Iécriture sur la mémoire locale (aprés la fin de toutes les lectures locales) et
transmet le jeton a son voisin. Ce jeton contient I’écriture a reporter. Le site voisin réalise
Pécriture du jeton (laissant en attente pour un prochain passage de jeton ses écritures locales)
et ainsi de suite, jusqu’a ce que le jeton ait effectué un tour complet. Le jeton n’est a ce moment
la plus porteur d’écriture. Un site n’a le droit d’émettre une nouvelle écriture que lorsque la
derniere écriture (émise par un site quelconque et transportée par le jeton) est connue de tout
les processeurs de ’anneau.

— Les lectures sont effectuées localement en exclusion mutuelle avec les écritures. Les lectures sur
les différents sites peuvent se passer en parallele (en plus du parallélisme possible localement,
comme auparavant). La derniere valeur écrite est celle qui a été écrite lors du dernier passage
de jeton.

Dans cet algorithme, ’ordre des écritures et la notion de “derniére valeur écrite” est donné par
une combinaison du séquencement provoqué par la circulation du jeton et de la politique locale sur
chaque site réalisée par I'algorithme centralisé.

7.3.2 La programmation en ADA

Le programme ADA est construit comme suit: le paquetage encapsule les P copies de la va-
riable partagée. Tout appel aux procédures de lecture et d’écriture doit préciser le numéro de la
copie concernée en parametre qui est aussi le numéro du site. Sur chaque site, on a trois taches:
“acces_serveur”, “serveur”, “serveur_jeton”.

La tache “accesserveur” a le méme role et le méme code que précédement. Elle ordonne les
requétes de lecture et d’écriture locales sur chaque site.

La tache “serveur” met en oeuvre la politique des lecteurs-rédacteurs pour la copie locale de la
variable partagée. Par rapport a la solution centralisée, on note les modifications suivantes: cette
tache accepte en priorité les appels du “serveur_jeton” de son site (grace a la construction “select
...else”).

— Si Pappel est “mise_a_jour”, le jeton est porteur de I’écriture a reporter localement. Les
lectures en cours doivent alors se terminer, le “serveur-jeton” est débloqué, effectue I’écriture
et signifie la fin de cette écriture a la tiche “serveur” par ’appel de “fin_mise_a_jour”. Tout
ceci s’effectue séquentiellement.

— Si Pappel du jeton est “ecriture_possible”, le jeton n’est pas porteur de nouvelle valeur et
une écriture locale est possible. Pour que cette écriture soit effectivement réalisée, il faut,
selon la discipline locale, que ce soit la premiere requéte en attente sur un appel de la tache
“accesserveur”. Si c’est le cas, toutes les lectures en cours sont terminées avant d’autoriser
I’écriture. La tache “serveur_jeton” sait, grace a un booléen, si une écriture a été possible.

— Les appels non prioritaires sont les appels de lecture et sont traités comme auparavant entre
les passages du jeton.
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— La variable d’état NR a été supprimée puisque les débuts et fins d’écriture sont maintenant
inscrits séquentiellement dans le code?.

La tache “serveur_jeton” agit aprés chaque réception de jeton, c’est a dire lors de ’activation
de son entrée “jeton”. Le jeton transporte deux données: la derniere valeur écrite et combien de
sites ont reporté cette mise a jour sur leur copie locale, dans la variable nommée “tour”

— si “tour” vaut P, alors la tache “serveur_jeton” autorise son “serveur” local a effectuer une
écriture par appel de I’entrée “autoriser_ecriture”. Si le booléen parametre revient avec la
valeur vrai, une écriture locale est lancée, et le “serveur_jeton” attend que le client lui trans-
mette la valeur qu’il insere dans le jeton avec un nombre de sites visités a zéro. Si le booléen
parametre revient avec la valeur FAUX, le jeton est retransmis tel quel.

— sl “tour” vaut P-1, le jeton est revenu au site qui a été a 'origine de la derniére mise a jour.
Il renvoie le jeton au suivant en assignant a “tour” la valeur P: il permet ainsi de donner
priorité aux écritures a venir sur les autres processeurs afin d’éviter la famine.

— si “tour” est strictement inférieur a P-1, il faut répercuter la mise a jour du jeton localement
et retransmettre le jeton en incrémentant le nombre de sites visités.

Le corps du paquetage sert aux déclaration des tableaux de tiches et a l’initialisation : Des
appels font connaitre & chacune des taches leur numéro de site. Un appel a la tiche de numéro 0
permet d’initialiser le premier tour du jeton.

package memoire_globale solution_jeton is
type contenu_variable is ... —-— primitives de gestion de la variable
procedure lire (v: out contenu_variable, site: in integer );
procedure ecrire (v: in contenu_variable, site: in integer );

end memoire_globale_solution_jeton ;

package body memoire globale solution_jeton s

type mode_acces is (lecture, ecriture) ;
variable_partagee : array (0..P-1) of contenu_variable := valeur_initiale;
—-— cette valeur initiale est i1dentique sur tous les sites

task type serveur_jeton is
entry TonSite(site: in integer );
entry jeton (valeur: inm contenu_variable , compteur: in integer );
entry a_transmettre (nouvelle_valeur: in contenu_variable);

end serveur_jeton ;

task type acces_serveur s
entry TonSite(site: in integer );
entry requete (mode: in mode_acces) ;
end acces_serveur ;

2. Lors de I’exécution, ils se font toujours séquentiellement, mais dans le code précédent, cette séquentialité était
cachée par un “select” et des gardes.
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task type serveur is

entry autoriser_lecture ;

entry fin_lecture;

entry autoriser_ecriture ;

entry fin_ecriture ;

entry mise_a_jour;

entry fin_mise_a_jour;

entry ecriture_possible ( ecriture_faite: out boolean );
end serveur ;

les_acces_serveur : array (0..P-1) of acces_serveur ;
les_serveur : array (0..P-1) of serveur ;
les_serveur_jeton : array (0..P-1) of serveur_jeton ;

procedure lire (v: out contenu_variable , monsite: in integer ) is
info: contenu_variable ;
begin
les_acces_serveur(mon_site).requete(lecture) ;
v := variable_partagee(mon_site) ;
les_serveur(mon_site).fin_lecture ;
end lire;

procedure ecrire (v: in contenu_variable , monsite: in integer ) is
info: contenu_variable

begin
les_acces_serveur(mon_site).requete(ecriture) ;
variable_partagee (monsite) := v;
les_serveur_jeton (mon_site).a_transmettre (v);
les_serveur(mon_site).fin_ecriture ;

end ecrire ;

task body acces_serveur %s
begin
accept TonSite (monsite: in integer );
lLoop
accept requete (mode: in mode_acces) do
case mode is
when lecture => les_serveur(mon_site).autoriser_lecture ;
when ecriture => les_serveur(mon_site).autoriser_ecriture ;
end case;
end requete ;
end loop;
end acces_serveur ;

begin
task body serveur_jeton;

mon site: integer;
site_voisin: integer;

A AL iJS L/

ecriture_faite: boolean; —-— vral si mise a jour faite lors du passage du jeton
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val_jeton : contenu_variable -- valeur contenue dans le jeton
tour: integer; -- nombre de sites visites par le jeton depuis la derniere ecriture
begin

accept TonSite(tid: in integer ) do

mon site := tid ; —- Idendité du serveur associé
end TonSite;
site_voisin := (monsite + 1 ) mod P; —-— vers qui le jeton sera transmis
loop

accept jeton (valeur_courante: im contenu_variable, compteur: in integer ) do
val_jeton := valeur_courante ;
tour := compteur;

end jeton;

case tour s

when P => —— Tous les sites sont a jour et on peut autoriser une ecriture
les_serveur (mon_site).ecriture_possible( ecriture_faite ) ;
if ecriture_faite then —— une ecriture a ete faite localement
accept a_transmettre (nouvelle_valeur: in contenu_variable) do
val_jeton := nouvelle_valeur ; —-- recuperation de la nouvelle valeur
end a_transmettre ;
tour:= 0; —-- aucun autre site n’est a jour
end if;
when P-1 => —— Je suis celui qui a realise la derniere ecriture et elle a ete
—- repercutee partout: je passe la main.
tour:= P
when others => —-— Ecriture locale de la valeur ecrite dans le jeton.

les_serveur (mon_site).mise_a_jour;
variable_partagee(mon_site) := val jeton ;
les_serveur(mon_site).fin_mise_a_jour
tour := tour + 1;

end case;

les_serveur_jeton(site_voisin).jeton (val jeton , tour );
end loop;
end serveur_jeton ;

task body serveur is
NL: integer:=0; —-- la variable d’etat geree par le serveur
begin
loop
select
accept mise_a_jour do
while NL > 0 loop
accept fin_lecture;
NL:=NL -1;
end loop;
end mise_a_jour;
accept fin_mise_a_jour;
or
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accept ecriture_possible ( ecriture_faite: out boolean ) do

select

accept autoriser_ecriture do

while NL > 0 loop
accept fin_lecture;
NL:= NL -1;
end loop;
end autoriser_ecriture;
ecriture_faite := TRUE
else
ecriture_faite := FALSE ;
end select;
end ecriture_possible ;
accept fin_ecriture;
else
select
accept autoriser_lecture ;
NL:=NL +1;
or
accept fin_lecture;
NL:=NL-1;
or
end select;
end loop;
end serveur ;

begin
foriin 0.. P-1 loop
les_acces_serveur(i). TonSite(i) ;
end loop;
foriin 0.. P-1 loop
les_serveur_jeton (i).TonSite(i);
end loop;

les_serveur_jeton(0).jeton (valeur_initiale , P-1 ) ;

end memoire_globale_solution_jeton ;

—-— depart du jeton

Dans cet algorithme, ’ordre global est construit comme suit :

— les requétes d’écriture sont séquencées par le jeton: le premier site, soit P qui a une écriture

en téte de file de son “serveur_acces”, 'effectue, puis le jeton fait un tour pour la répercuter.
Le processus recommence a partir de P;4; a rechercher la premiere écriture en téte de file.

— le jeton insere donc dans les sites locaux des écritures prioritaires qui modifient, pour les
requétes de lecture, la derniere valeur écrite. Dans ce cas, c’est la date d’arrivée du jeton, par
rapport a la date de prise en compte des lectures par la tache “serveur”, qui est déterminante.
On remarque que les lectures postérieures a une requéte d’écriture locale sont en attente si
I’écriture est elle-méme en attente dans la file des entrées a “acces_serveur”.
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Cet ordre doit étre manipulé avec précaution lorsque le programmeur a en téte un fonctionne-
ment synchrone de type PRAM théorique de son programme. Cet algorithme trouve une utilisation
raisonnable dans le cas d’un faible traffic global d’écriture puisque les lectures pourront s’effectuer
en parallele. Sinon, le temps de circulation du jeton est trés pénalisant : dans cet algorithme les écri-
tures sont faites et répercutées sur toutes les copies séquentiellement. Celui-ci est particuliérement
pénalisant lorsqu’un seul processeur manipule la variable partagée, mais qu’il doit faire circuler
tout de méme le jeton afin de répercuter cette mise a jour. Cette solution est intéressante lorsque
le traffic des requétes est équilibré entre les clients et que les variables partagées manipulées sont
peu modifiées.

7.4 Diffusion atomique

On suppose toujours que la variable partagée est dupliquée sur P processeurs de la machine.
[’idée dans cette section est de se rapprocher du fonctionnement de la PRAM synchrone de telle
sorte que les lectures se fassent en parallele sur les mémoires locales et que toutes les écritures
soient répercutées sur tous les processeurs dans le méme ordre. Un moyen de faire ces écritures est
d’utiliser un mécanisme de diffusion atomique et uniforme. Etant donné un groupe de processeurs,
une diffusion est une opération de communication ol I'un des processeurs envoie une méme valeur
au reste du groupe de processeurs. Cette diffusion est uniforme s’il existe un ordre total sur ces
diffusions connu de tous les processeurs. Cet ordre servira d’ordre sur les écritures. Il existe de
nombreux algorithmes de diffusion dans la littérature [BBK91]. Nous en proposons un basé sur la
construction d’horloges logiques.

7.4.1 Les horloges de Lamport

Nous introduisons ici les horloges logiques de Lamport [Lam78]. Chaque processeur P; dispose
d’un entier h;, son horloge, initialisée a 0. Le doublet (valeur de I’horloge, numéro de site) est
appelée estampille. Cette horloge logique évolue de la facon suivante:

— chaque fois que le processeur émet une lecture ou une écriture, il incrémente son horloge de
1, et opération de lecture ou d’écriture porte ’estampille correspondante,

— lorsque le processeur envoie un message, celui-ci véhicule la valeur courante de son horloge et
le numéro de site émetteur, qui devient alors I’estampille du message,

— lorsque le processeur recoit un message, il met & jour son horloge locale au maximum de la
valeur courante de son horloge locale et de I’horloge de I’estampille du message puis lui ajoute
1.

h; = max(h;, horloge_message) + 1 (7.1)

[’événement de réception du message porte alors cette nouvelle estampille.

Avec cette horloge, les événements sont ordonnés suivant une certaine logique: les opérations
locales ordonnées suivant I'ordre temporel et physique. Tout message a une date de réception qui
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porte une valeur d’horloge supérieure a celle de tous les événements locaux au site de réception et
antérieurs, et aussi supérieure a la valeur d’horloge d’émission.

Si deux événements sur deux sites distincts portent la méme valeur d’horloge, on décide que
celui qui a le numéro de site le plus grand porte 'estampille la plus grande. Cette facon d’arbitrer
a peu d’importance et ne sert pas dans notre algorithme, car les événements dont nous comparons
les estampilles sont, soit tous sur le méme site, soit causalement dépandants- c’est a dire qu’il y a
eu des échanges de messages entre sites pour ces événements, ce qui rend 1’égalité des estampilles
impossible.

7.4.2 La diffusion atomique

Le protocole de diffusion atomique est utilisé dans le cadre de la diffusion d’une requéte d’écri-
ture. Son principe est le suivant [BBK91]:

— dans une premiere phase, ’émetteur de I’écriture envoie un message signifiant une intention
d’écriture a chacun des sites destinataires et attend de chacun d’eux un message d’accusé de
réception. Ces messages sont bien siir porteurs d’estampilles de Lamport,

— lorsqu’il a recu tous les accusés de réception, I’émetteur prend la plus grande des estampilles
des accusés de réception, notée h,q., €t envoie a tous les processeurs (y compris lui méme)
I’ordre d’écriture muni de cette estampille A4,

Cet algorithme appartient a la classe des algorithmes de consensus (ici consensus sur I'estam-
pille de ’écriture) a trois phases: la phase de diffusion des intentions d’écriture, la phase d’envoi
des accusés de réception, et la phase d’envoi de I'ordre d’écriture. Il faut 3 % (P — 1) messages pour
parvenir & un accord. Beaucoup d’autres protocoles sont basés sur ce principe.

7.4.3 La gestion des copies multiples

Avec ces estampilles et le protocole de diffusion, la gestion des copies multiples devient :

— les lectures recoivent une estampille au moment de leur apparition comme événement local,

— les écritures recoivent une estampille (la méme pour tous les sites) donnée par le protocole
de diffusion (voir ci-dessous)

— les lectures-écritures se font effectivement sur les mémoires dans 'ordre des estampilles en
conservant le parallélisme possible des lectures.

Il reste un probléme & élucider. Chaque processeur traite les demandes de lecture-écriture dans
I’ordre des estampilles. Par exemple, & un instant donné, ces requétes portent les horloges 12, 20, 45
sur un processeur F;. Ces estampilles sont des entiers non consécutifs. Avant de traiter la requéte
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munie de ’horloge 12, le processeur doit étre assuré qu’aucune requéte avec une estampille infé-
rieure ne va lui parvenir dans le futur, cette requéte ne pouvant étre qu’une écriture venant d’un
autre site (puisque les lectures sont effectuées localement et les opérations locales- écritures locales
comprises- sont connues sans délais). Pour cela, chaque site conserve dans un tableau ’horloge du
dernier message recu de chaque autre processeur. On note h,,;, le minimum courant de ce tableau.
Les requétes a traiter ne sont effectivement répercutées sur la mémoire que lorsque leur estampille
est inférieure a h,,;,. On est ainsi assuré que les inversions d’ordre ne sont pas possibles.

Ce protocole utilise un mécanisme d’estampille et retarde les requétes jusqu’a étre siir que ’ordre
sera bien respecté partout. Du point de vue des performances, ce retard peut étre tres pénalisant
si le calcul est tres synchrone, i.e. que chaque processeur doit attendre que les écritures soient
effectivement réalisées avant de continuer le calcul. Il est aussi tres couteux lorsque le traffic de
requétes en écriture est fort. En effet chaque écriture, avec toutes ses recopies coite cher en nombre
de messages. Le rendement de cette solution est bon si le traffic de requétes en écriture est faible.
Si le traffic des requétes sur la variable partagée est déséquilibré, cet algorithme est inefficace dans
le sens ou beaucoup de recopies sont faites sur des versions de variable qui ne seront pas utilisées.
Par exemple, on peut modifier n fois la version de P; sans que P; ne visite cette variable en lecture.
Il aurait été suffisant de n’effectuer que le n-ieme changement. Si le réseau impose des délais de
transmission réguliers entre les divers processeurs, ’ordre d’exécution des requétes doit s’approcher
de leur ordre d’émission.

Les réseaux de machines paralleles peuvent offrir du matériel permettant d’effectuer les diffusions
qui peuvent ainsi devenir peu coiteuses. Ce dispositif matériel peut aussi par la méme occasion
garantir un ordre total sur toutes les diffusions, quelque soit leur émetteur. Si c’est le cas, la mise a
jour des copies multiples peut se faire en une phase avec une simple diffusion portant I’estampille
de I’émetteur.

7.5 Meécanisme d’invalidation

L’intérét des copies multiples de variables est de préserver le parallélisme d’un programme en
autorisant ’acces parallele en lecture aux données sur des mémoires distinctes. Le prix a payer
est le maintien de la cohérence des copies multiples lors d’une écriture. Dans cette section nous
proposons une solution qui tente de limiter ce prix au strict nécessaire [NLo91]. On suppose que
I’on dispose d’un mécanisme logiciel ou matériel pour faire des diffusions atomiques et uniformes.

Dans cette solution chaque copie d’une variable partagée a un état:

— elle est valide si la valeur est a jour ou invalide sinon,

— elle est libre si cette copie est ['unique copie valide et liée sinon (i.e. soit invalide, soit valide
mais non unique).

Le protocole fonctionne comme suit:

— lors de 'occurrence d’une lecture locale sur P, si la copie locale est wvalide, cette valeur est
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retournée imédiatement. Si la copie locale est invalide, une demande de lecture est envoyé
a un processeur qui posséde une copie valide, soit P;. Cette valeur valide est alors recopiée
localement et la copie locale prend ’état valide. Cette copie restera valide jusqu’a recevoir un
ordre d’invalidation. Si la copie de P; est libre elle passe dans I’état liée.

— lors de 'occurrence d’une écriture sur F;, si la copie locale est libre, cette écriture est effectuée
directement sur la copie locale. Si la donnée est li€e, un ordre d’invalidation est diffusé a tous
les processeurs accompagné de l'identité FP; du processeur possédant la nouvelle valeur valide,
puis I’écriture s’effectue sur la copie locale qui passe dans ’état valide et libre.

Cette solution a un bon fonctionnement, méme lorsque le traffic de requéte est déséquilibré et
qu’un seul processeur manipule la donnée. Dans ce cas, elle est libre et toutes les opérations de
lecture-écriture se passent localement. Comme nous ’avions annoncé, la gestion des copies mul-
tiples est dite “paresseuse” dans le sens ou on les modifications ne sont répercutées sur les diverses
copies qu’au moment oi elles sont nécesaires®. Le coiit supplémentaire est un coiit mémoire pour
stocker I’état des diverses données.

Concernant le modele de cohérence de la PRAM-CREW, les écritures sont ordonnancées globa-
lement par le mécanisme de diffusion atomique et uniforme. Les lectures accedent bien la derniere
valeur écrite, i.e celle recue apres le dernier ordre d’invalidation diffusé.

Du point de vue des performances, cette solution semble préférable lorsque les acces aux variables
présentent des propriétés de localité spatiale des références a la mémoire. On dit que les acces a
une variable possedent une localité temporelle, comme dans les programmes séquentiels, lorsque
le programme accéde les mémes variables pendant un laps de temps avant de se déplacer sur une
autre zone de données. Cette propriété est la base de I'utilisation des mécanismes de pagination.
Elle n’est pas un cas trés favorable en calcul parallele, sauf si une seule tache (ou seulement les
taches d’un site) accede a cette variable dans le programme parallele pendant ce laps de temps. On
dit que les acces ont une localité spatiale lorsque cette localité temporelle se déplace de tache en
tache, ou bien lorsque chaque tache travaille sur sa partie de donnée (le parallélisme de donnée)
sans interaction avec les autres. La localité spatiale est favorable au calcul parallele.

Ce type de solution est inspiré de mécanismes qui existent pour les caches [Ste90] de mémoire
distribuée qui sont implantés par des dispositifs matériels. Méme pour la gestion de mémoire, un
mécanisme de diffusion matériel efficace semble indispensable pour atteindre des performances rai-

sonnables [SZh90].

3. Dans la terminologie anglo-saxonne, on appelle “write-through” ou bien “write-update” les protocoles de main-
tien de la cohérence de copies multiples qui mettent a jour immédiatement toute les copies par diffusion. On appelle
“write-back” ou “write-invalidate” les protocoles qui ne mettent a jour les copies que lorsque cela est nécessaire.
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7.6 Conclusion

Dans ce chapitre, nous avons décrit 4 solutions pour gérer des données partagées sur une mé-
moire distribuée : une solution centralisée, une solution basée sur une exclusion mutuelle distribuée,
une solution basée sur les horloges de Lamport et la diffusion et enfin une solution basée sur des
mécanismes d’invalidation. Ces solutions utilisent des principes généraux de I’algorithmique dis-
tribuée : serveur centralisé, jeton, diffusion, etc. Pour le contréle de la gestion de la mémoire, ces
algorithmes couvrent la quasi-totalité des solutions possibles.

Cepandant, le contréle de la gestion de la mémoire n’est pas le seul probleme & résoudre. Un

autre probléme est celui de la granularité. Dans tout le chapitre, on a parlé de “variable partagée” :
celle-ci peut étre soit une entité connue du programme comme un booléen, un enregistrement, ou
tout un tableau, soit une unité de gestion mémoire comme la page ou le segment. La taille et le
type des variables partagées sont cruciaux pour les performances de I'algorithme. Par exemple, si
la variable est de taille trop petite, le risque est de faire fonctionner ’algorithme de maintien de la
cohérence trop souvent. Si on groupe ces variables, ’algorithme fonctionne 1 fois pour le groupe;
mais si le groupe est trop gros, les recopies sont trop nombreuses pour un pourcentage d’utilisation
faible des données du groupe. Un compromis difficile est a trouver en fonction du type d’application
et des performances de la machine parallele.
La granularité peut étre définie par des découpages logiques (un objet, un tableau, une zone de
tableau, etc.) ou a partir d’entités physiques comme la page. La premiére option permet de mieux
s’adapter au programme et se gere au niveau de I’environnement de programmation. La deuxiéme
option permet une automatisation plus simple qui peut se situer au niveau du systeme d’exploita-
tion.

On peut aussi penser a utiliser différents algorithmes de maintien de la cohérence pour di-
vers types de variable. La solution qui semble émerger actuellement [NLo91] est de réserver ces
algorithmes de maintien de la cohérence a un sous ensemble de variables critiques (variables de
synchronisation par exemple) afin d’en limiter le coit.

Bibliographie

[Ray92 | M. Raynal, “Synchronisation et état global dans les systemes répartis”, Ed Eyrolles,
1992.

[MTr95 | E. Maillet, C. Tron, “On efficiently Implementing Global Time for Performance Evalua-
tion on Multiprocessor Systems”, Journal of Parallel and Distributed Computing, vol 28, pp
84-93, 1995.

[BBK91 ] R. Balter, J.P. Banatre, S. Krakowiak (eds), “Construction des systemes d’exploitation
répartis”, Collection Didactique INRIA, 1991.

[NLo91 ] B. Nitzberg, V. Lo, “Distributed Shared Memory: a survey of Issues and Algorithms”,
IEEE Computer , 1991.

[Mos93 | D. Mosberger, “Memory Consistency Models”, ACM Operating System Review, vol 27,
nb 1, 1991.



R ~EELAE £ LAV d. JLARAAVELE A ARV ER Y VY A~ A8 A AV SV S

[Lam78 L. Lamport, “Time, Clocks, and the ordering of Events in a Distributed System”, Com-
munication of the ACM, vol 21, nb 7, 1978.

[SZh90 | M. Stumm, S. Zhou, “Algorithms Implementing Distributed Shared Memory”, IEEE
Computer, 1990.

[Ste90 | P. Stenstrom, “A survey of Cache Coherence schemes for Multiprocessors”, IEEE Com-
puter, 1990.



AT

Chapitre 8

Modeles et Spécifications

8.1 Introduction

La conception d’un programme comprend des phases de spécification, programmation, vérifica-
tion et évaluation des performances. La spécification consiste a expliciter les propriétés attendues
du programme & l’exécution. Ces propriétés concernent aussi bien des aspects qualitatifs comme
’absence de blocage et de famine (cf. chapitre 2) ou I’adéquation du programme au service que 'on
attend de lui, que des aspects liés a ses performances.

Les phases de vérification et d’évaluation consistent a s’assurer de la conformité entre les exécu-
tions du programme et ses spécifications. Pour vérifier cette conformité, il est nécessaire de pouvoir
modéliser les exécutions du programme, c’est-a-dire de les représenter par un objet mathématique
qui permettra une analyse formelle. Ce modeéle est un graphe appelé graphe des exécutions. Intui-
tivement, ce graphe représente toutes les exécutions possibles du programme.

Ce chapitre est organisé de la maniere suivante :

— le paragraphe 2 présente les modeles de graphes et leur génération & partir de réseaux de
Petri.
— le paragraphe 3 est consacré a leur utilisation dans le cadre de la vérification de propriétés.

— le paragraphe 4 est consacré a I’utilisation des réseaux de Petri dans le cadre de I’évaluation
de performances.

8.2 Modélisation des comportements d’un programme parallele

8.2.1 Graphe des exécutions.

Rappelons qu’une exécution d’un programme séquentiel est un processus, c’est-a-dire une sé-
quence (finie ou infinie) état-action-état... Les états d’un processus, ou états du programme a
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I’exécution, sont le résultat des actions antérieures du processus: état des registres, valeurs des
variables, du controle..., et les actions sont ce qui provoque le changement d’état.

Pour étudier les propriétés de la composition parallele de programmes, on a besoin de modéliser
les exécutions de cette composition parallele : quels sont les états et les actions lors d’une exécution,
et dans quel ordre les actions s’exécutent.

— Les états sont les éléments du produit cartésien de I’ensemble des états des composants (pro-
cessus) : I’état du systéme global est défini par les états de chaque composant.

— Les actions sont les actions de 'un et/ou de I'autre des composants.

On se restreint ici a la composition parallele asynchrone: dans ce modele, on ne peut faire
aucune hypothese sur la durée des actions des processus, et on pose comme impossible que deux
actions qui s’exécutent en parallele se terminent au méme instant; en d’autres termes, on suppose
que la probabilité de cet événement est nulle. Par conséquent, un changement d’état est provoqué
par la fin de 'exécution d’exactement une action d’un des composants: lors d’une exécution, les
événements de fin d’action sont strictement ordonnés dans le temps. Ainsi, une exécution parallele
est aussi une séquence état-action-état...

Le probleme est de connaitre [’ordre dans lequel s’exécutent les actions, ou plutét tous les
ordres possibles. Dans le cas d’un processus, on connait un ordre total (unique) sur occurrence
des action : a partir de ;’état initial (et pour une séquence d’entrées donnée), la séquence des états-
actions caractérisant une exécution est toujours la méme (en faisant abstraction des entrées-sorties).
Dans le cas de la composition paralléle, on ne connaitra généralement qu’un ordre partiel. Celui-ci
provient :

— de l'ordre total sur les actions des processus
— des contraintes de synchronisation.
En d’autres termes, cela signifie que deux exécutions de la méme composition parallele ne

donneront pas nécessairement la méme séquence d’états-actions.

Dans le paragraphe 2.2, nous allons voir comment représenter les séquences d’exécution possibles
de la composition parallele de deux processus en fonction de différentes contraintes de synchroni-
sation.

Dans le paragraphe 2.3, on présentera le modele des Réseaux de Petri, et on étudiera une
méthode pour construire le graphe de toutes les exécutions d’un systéme a partir de sa modélisation
par des Réseaux de Petri.

8.2.2 Composition parallele de processus.

Considérons I'exécution parallele des deux processus séquentiels finis Pet P, (figure 8.1).
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Fic. 8.1 — Processus séquentiels finis en paralléle

F'1G. 8.2 — Graphe des exécutions de P1//P2 sans contraintes de synchronisation

Parallélisme sans synchronisation.

Les processus évoluent de facon totalement indépendante, on ne sait pas si telle action se
passe avant, pendant, ou apres telle autre; plus précisément, compte tenu de notre hypothese
d’asynchronisme, on ne sait si une action donnée se termine avant ou apres telle autre. Dans ce cas,
la seule contrainte que doit respecter 'ordre des événements de fin d’action est I'ordre relatif des
actions des deux processus: 'exécution P;//P, est 'une des séquences d’actions qui respecte cette
relation d’ordre.

On représente ’ensemble de ces séquences par un graphe dont les états sont les couples d’états
des deux processus. Une séquence d’exécution possible est I'un des chemins de ce graphe (figure
8.2) depuis ’état initial (eg, fo) jusqu’a I’état final (e4, fa): chacune des séquences d’actions de ces
chemins est un entrelacement des séquences d’actions de P; et P. On appelle ce graphe graphe des
exécutions du systeme Py //P,.

Ce cas est le cas le plus général (et le plus rare en pratique) : il s’agit de parallélisme sans au-
cune contrainte de synchronisation. Nous avons vu que les contraintes de synchronisation induisent
des contraintes sur les relations d’ordre entre les actions des différents processus. L’ensemble des
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- al @ emettre(x)@ a3 @ recevmr(y)@

/1

- recevoir(x) @ B2 @ émettre(y) @ B4

Fic. 8.3 — Communication par rendez-vous

1 éch ) éch 4
@ a @ échanger(x) e, f1 3. 12 éc anger(y)@ 8 @

Fic. 8.4 — Graphe des exécutions avec communication par rendez-vous

séquences d’exécutions possibles se restreint alors a celles qui respectent ces relations d’ordre in-
troduites. Examinons quelques unes de ces contraintes.

Communications par rendez-vous.

Imaginons par exemple que les processus communiquent par échange de variables: un échange
est constitué de I’émission d’un message par un des processus et de la réception correspondante par
"autre processus (figure 8.3). Ces actions d’émission et de réception doivent se faire simultanément.

Les contraintes de synchronisation imposées par les deux rendez-vous sont les suivantes:

Les actions émetire et recevoir doivent se passer en méme temps (modulo notre hypothese
d’asynchronisme ; cet abus de langage signifie que émettre ne peut s’exécuter que si le processus
récepteur est prét a exécuter l'instruction recevoir; bien entendu, dans ce cas particulier, il est
évident que l’instruction €mettre sera terminée avant ’'instruction recevoir; un autre point de vue
est de considérer qu’apres la fin de 'action émetire, la seule action qui peut étre observée est
recevoir); il s’agit en fait d’'une méme action que nous appellerons échanger. Pour exécuter cette
action les deux processus doivent étre préts a le faire: ainsi, P, n’exécute aucune action avant
que P n’ait exécuté ay. Apres le premier échange, les actions as et by s’exécutent dans un ordre
indifférent. Mais lorsque P, a exécuté as, il attend que P, ait exécuté by pour échanger la variable
y, et réciproquement : 13 encore, il y a un rendez-vous entre les deux processus. Le graphe des
exécutions de P // P, devient celui de la figure 8.4

Remarquons que les contraintes de synchronisation rendent certains états du produit cartésien
inaccessibles. Elles imposent une restriction sur les séquences d’exécution possibles.
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Fic. 8.5 — Section critique

51

\
lirel + écrirel B1 a4

lirel + écrire

lire2 + écrire2

Fic. 8.6 — Graphe des exécutions avec sections critiques

Sections critiques

L’utilisation des sémaphores d’exclusion mutuelle pour mettre une suite d’actions en section
critique a pour conséquence que cette suite d’actions devient une action indivisible.

Par exemple, si les suites d’actions ay — a3 et by — b3 sont des acces & une méme variable
devant s’effectuer en exclusion mutuelle (figure 8.5), le graphe des exécutions possibles devient
celui représenté sur la figure 8.6.

Encore une fois, il faut noter, compte-tenu de notre hypothese d’asynchronisme, que le graphe
ci-dessus n’exprime pas exactement que la suite d’opérations lire;-écrire; doit étre terminée avant
que ne commence la suite lire;-écrire;. Il exprime moins que cela: c’est la fin de ’exécution de lire;
(ou lirez) qui provoque le changement d’état, donc le choix de I'une ou I’autre branche; si 'on veut
rester fidele a la sémantique de ’exclusion mutuelle, il suffit de rajouter avant I'opération lire;, une
opération d’entrée section critique; c’est le processus qui aura terminé le premier I’exécution de
cette instruction qui aura ’autorisation de rentrer en section critique.

En résumé, la sémantique de l'opérateur // dépend de celle des synchronisations entre les
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différents processus. Ces contraintes peuvent étre de différente nature:

— rendez-vous : un processus doit attendre que les autres membres du rendez-vous soient présents
pour franchir une transition

— exclusion mutuelle : interdiction de franchir la transition qui accede a une ressource si un
autre processus |'utilise

— coopération (style producteurs-consommateurs) : le franchissement d’une transition dépend
de I’histoire du systeme.

D’une facon générale, ’exécution d’une action par I’'un des processus dépend non seulement de
I’état du processus concerné, mais aussi de I’état des autres processus en parallele. Pour construire
I’ensemble des exécutions correspondant a la mise en parallele de processus, il faut tenir compte de
ces différents modes de synchronisation. Parmi les différents formalismes permettant de modéliser
la mise en paralleéle, nous étudions 'un des plus anciens et des plus utilsés, celui des réseaux de
Petri.

8.2.3 Modélisation des contraintes de synchronisation a I’aide des réseaux de
Petri.

Les réseaux de Petri ont été développés au début des années 60 par C.A. Petri. Leur but était
de proposer un modele formel pour les concepts d’actions asynchrones et concurrentes. Ils ont fait
I’objet de nombreux travaux dans les années 70, et des recherches sur le sujet se poursuivent encore
a ’heure actuelle. Leur intérét provient aussi bien de I’étendue de leurs résultats théoriques que
de la diversité de leurs applications. Nous donnons dans ce paragraphe une bréeve présentation
informelle des réseaux de Petri. Pour une présentation complete et une synthese des résultats et
applications on peut se reporter a [Bra 82].

Présentation des Réseaux de Petri sur un exemple: I’exemple des pompiers.

Dans une premiere approche, un Réseau de Petri est un ensemble d’automates (les composants
du systéme), auquel s’ajoutent des contraintes de synchronisation. Chaque pompier, pris indépen-
damment de toute contrainte, est modélisé par un automate, comme sur la figure 8.7

Lorsque le systeme s’exécute, le processus correspondant a chaque pompier est une séquence
acceptée par ’automate correspondant. Dans chacun des automates, les états sont caractérisés par
I’état du seau: V, lorsque le seau est vide, P, lorsqu’il est plein ; les transitions sont étiquetées
par les actions qui modifient 1’état du seau : remplir, échanger, vider. L’ensemble des pompiers est
représenté par l’ensemble des automates, auquel on ajoute des conditions de franchissement de
certaines transitions: les transitions qui doivent se passer simultanément (nous ferons désormais
cet abus de langage, voir remarques du § 2.2) sont considérées comme une seule transition, et on
représente par un trait qui les relie, le fait que ces transitions doivent s’exécuter en méme temps

(figure 8.8).



ez AVAIRSLALJEJ 43 L ALY L1047 ALV EL AL L rJivitJi v L WJ B

() (*)

remplir échanger échanger etc
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Fic. 8.7 — Automate pour un pompier.

Pompier 1 Pompier 2 Pompier 3

() ()

remplir échanger échanger vider

(9

Fic. 8.8 — Automate pour trois pompiers.

Le réseau d’automates obtenu est le réseau de Petri modélisant le comportement des pompiers.
Pour définir les états et ’évolution du réseau, les conventions utilisées sont les suivantes:

— Les états des composants sont appelées places. Par exemple, le réseau des trois pompiers
comporte 6 places, que nous appellerons Vi, P, V3, P, V3 et Ps.

— L’état du systéme est défini par la présence de jetons dans les places. Par exemple I’état dans
lequel le premier et le troisieme pompier ont un seau plein, et le deuxieme un seau vide est
représenté sur la figure 8.9.

Un état est aussi appelé marquage. On représente aussi un marquage par un vecteur indexé par
les places du réseau, et tel que la composante d’indice p est le nombre de jetons dans la place
p. L.’état du réseau représenté sur la figure 8.9 correspond au vecteur [Vi, Py, Va, Py, Vs, P5] =
(0,1,1,0,0,1).

— Une transition peut étre exécutée si et seulement si il y a au moins un jeton dans chacune de
ses places origine. Apres exécution de cette transition, chacune de ses places origines perd un
jeton, et chacune de ses places d’arrivée en gagne un. Par exemple, la figure 8.10 représente
I’état d’un réseau de deux pompiers avant et apres exécution de la transition échanger.
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Pompier 1 Pompier 2 Pompier 3
U B
remplir \ échanger / \ échanger \ vider
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Fic. 8.9 — Etat d’un systeme.

Pompier 1 Pompier 2 Pompier 1 Pompier 2

V1 Q P2

;e SORO
<®> <@} %©> VS@>

Fic. 8.10 — Ezécution de la transition échanger.
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F1c. 8.11 — Etat d’un réseau ayant deux successeurs.

Pompier 1 Pompier 2 Pompier 3
el

remplir échanger échanger vider

) e )

Fic. 8.12 — Le réseau de Petri des trois pompiers et son marquage initial.

Remarquons que dans un état donné, les conditions de franchissement de plusieurs transitions
peuvent étre vraies simultanément. Dans ce cas, I’état du réseau peut avoir plusieurs succes-
seurs : par exemple, le réseau de la figure 8.11 est dans un état ayant deux successeurs selon
que la transition suivante est remplir seau, ou échanger (entre les pompiers 2 et 3), autrement
dit le systeme est indéterministe.

— Un réseau de Petri est entierement défini par la donnée de ses places, de ses transitions, et
de son marquage (ou état) initial. Ainsi, le systéme des trois pompiers ayant initialement un
seau vide est défini par la figure 8.12.

Séquence d’exécution et graphe des exécutions dans un Réseau de Petri.

Comme nous I’avons évoqué & plusieurs reprises, une exécution du systéme est une suite état-
transition-état... Un état d’un réseau de Petri est un marquage de ses places. Dans chaque marquage,
une ou des transitions peuvent étre franchies, apres lesquelles on atteint un des marquages succes-
seurs possibles du marquage courant. Par conséquent, un algorithme de construction du graphe des
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Vider Echangerl1-2

Remplir

Vider
Remplir

Remplir

Echanger2-3
Echanger1-2

Fic. 8.13 — Graphe des exécutions du systéme des trois pompiers.

exécutions consiste a calculer de proche en proche a partir du marquage initial, tous les marquages
du réseau.

Pour le systeme de trois pompiers, la figure 8.13 représente le graphe des exécutions. Les états
sont représentés de maniere abrégée plus lisible, en donnant I’état du seau de chaque pompier. Par
exemple, I’état initial est noté (V V V) a la place de (1,0,1,0,1,0), I’état donné en exemple au
paragraphe précédent est noté (P V' P) a la place de (0,1,1,0,0,1). Bien évidemment, le graphe
des exécutions est identique a celui donné au chapitre 2.

Cas général

Dans I’exemple des pompiers, chaque marquage du systéme est tel qu’il y a au plus une marque
dans chaque place. Dans le cas général, le nombre de marques peut étre quelconque. On définit
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Producteur
produire déposer
Tampon Comsommateur
prendre consommer

Fic. 8.14 — Producteurs-consommateurs avec tampon non borné.

alors les notions de transition et d’exécution de transitions de la maniere suivante :

— la condition de franchissement d’une transition est la présence d’au moins une marque dans
chacune des places origines de cette transition.

— lorsque la transition est franchie, ’état successeur est celui dans lequel une marque a été
retirée de chaque place origine et une marque a été ajoutée dans chaque place en sortie.

Modélisation d’autres types de synchronisation a ’aide de Réseaux de Petri.

Avec ’exemple des pompiers, on a vu comment modéliser la communication par rendez-vous. On
donne ici deux exemples modélisant d’autres types de coopération : les producteurs-consommateurs,
et ’exclusion mutuelle sur "accés a un ressource.

— Les producteurs-consommateurs (figure 8.14)

Le producteur et le consommateur sont des processus qui communiquent par un tampon dans
lequel le producteur dépose des messages qui sont lus par le consommateur. Ce dernier ne
peut lire un message que s’il y en a au moins un dans le tampon : une des places origine de
la transition prendre est le tampon ; le franchissement de cette transition retire un jeton (un
message) du buffer. Remarquons que ce réseau ne permet pas de modéliser le fonctionnement
du tampon en Fifo, par exemple.

Une caractéristique de ce réseau, pourtant simple est qu’il a un nombre infini d’états possibles.
En effet, le producteur peut déposer autant de messages qu’il le désire, c’est-a-dire que le
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Fic. 8.15 — Producteurs-consommateurs avec tampon borné.

Processus 1 Ressource Processus 2
demande demande
ressource ressource
acquisition acquisition
ressouirce ressouirce
utilisation utilisation
libeération libeération
ressource ressource

Fia. 8.16 — Fzclusion mutuelle.

tampon n’est pas borné. Le nombre de jetons dans ce dernier n’étant pas borné, le nombre
d’états est infini: on dit que le réseau n’est pas borné.

Le réseau représenté dans la figure 8.15 modélise une variante dans lequel le nombre de
“cases“ du tampon est borné a 2. Ceci introduit une autre condition de synchronisation sur la
limitation des ressources (les cases du tampon) disponibles. Intuitivement, il y a une symétrie
dans les actions de prise et de dépot de message : la premiére retire une case pleine et produit
une case vide, la seconde retire une case vide et produit une case pleine.

L’exclusion mutuelle sur I’accés & une ressource (figure 8.16)

Ce réseau modélise deux processus qui se partagent une ressource en exclusion mutuelle. Ce
réseau peut se généraliser aisément & un nombre quelconque de processus, et a un nombre
quelconque n de ressources: il suffit dans ce cas de modifier le marquage initial en mettant n
jetons dans la place “Ressource®.
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Conclusion

Nous n’avons vu ici qu’un bref apercu des réseaux de Petri en tant qu’outils de modélisation. Au
méme titre que les automates pour les systemes séquentiels, ils sont particulierement bien adaptés
a la description du controle des systemes paralleles, notamment les conflits, le séquencement et
les mécanismes de base de communication. Ils sont couramment employés pour modéliser la partie
commande d’automatismes industriels, facilitant le passage du modele a sa réalisation.

Cependant, I'intérét majeur des réseaux de Petri provient de la possibilité de construire des
méthodologies d’analyse autant quantitatives que qualitatives, fondées sur les résultats théoriques
nombreux. Nous n’aborderons pas dans ce cours les méthodes d’analyse des réseaux proprement dits.
Par contre le paragraphe suivant est consacré a I’analyse du graphe des exécutions d’un systeme
communicant. Ce graphe peut étre, comme nous l’avons vu, obtenu de maniére automatique en
construisant le graphe des marquages d’un réseau de Petri modélisant ce systeme.

Pour que cette phase de génération de graphe soit automatisable dans le cas général, il est
nécessaire que le graphe produit soit fini. De méme, les méthodes d’analyse que nous présentons
dans les paragraphes suivants s’appliquent a tous les graphes finis. Il existe des extensions de ces
méthodes pour des graphes infinis de structure particuliere. Remarquons que dans le cas général,
les programmes ont un nombre infini d’états, du fait, par exemple qu’on utilise une variable a
valeur dans N, ce qui rend le probleme de la vérification formelle indécidable. Cependant, 1’étude
des protocoles, par exemple, dans les réseaux et systemes distribués montre que ce sont surtout
les algorithmes de contréle qui sont complexes et "analyse du contréle de ces systemes peut étre
faite en faisant abstraction des données: les variables de controle ne prenant généralement qu’un
nombre fini de valeurs, ce modele peut étre fini. C’est a la modélisation de ce type de systémes que
I’on s’intéresse dans ce chapitre.

8.3 Vérification qualitative

8.3.1 Introduction

On étudie dans ce paragraphe I’expression et la vérification de propriétés logiques des systeémes
communicants. Ces propriétés sont généralement appelées spécifications du programme. A ce ni-
veau, nous ne ferons pas de distinction entre les propriétés intrinséques des exécutions (comme
’absence de blocage), et les propriétés de service (ce que I'on veut observer). Le programme et ses
spécifications décrivent un ensemble de comportements: pour le premier, il s’agit de ses exécutions,
pour les secondes, il s’agit des comportements que ’on attend du programme. Ainsi, le formalisme
utilisé pour ’expression des spécifications peut étre le méme que celui utilisé pour décrire le pro-
gramme, mais on peut aussi utiliser un formalisme plus abstrait. Nous verrons deux exemples de
tels formalismes pour ’expression des spécifications : dans le premier cas, il s’agit d’automates, dans
le second, de formules logiques. La vérification consiste a comparer les comportements décrits par
le programme et par les spécifications. Les spécifications sont une description plus abstraite que le
programme, et représentent une classe de programmes: vérifier consiste a tester "appartenance du
programme a cette classe. Lorsque programme et spécifications sont décrits par le méme formalisme,
cette comparaison se fait modulo une relation d’équivalence appropriée : les comportements décrits
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Fic. 8.17 — automate emetteur-recepteur.
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vider seau

Fic. 8.18 — Automate remplir-vider.

doivent étre équivalents. Dans le cas ou les spécifications sont décrites par des formules logiques, il
s’agit de vérifier que les comportements du programme satisfont (sont un modele de) ces formules.

8.3.2 Spécifications
Spécifications comportementales

Ces spécifications décrivent, modulo une certaine abstraction, les comportements souhaités du
programme, on peut les représenter par un automate S. Par exemple, un émetteur et un récepteur
communiquent, et on veut que leur comportement limité aux émissions et aux réceptions soit une
suite infinie alternant émission et réception. Cette spécification est représentée par un automate
comme sur la figure 8.17

Le graphe du programme peut étre vu lui aussi comme un automate P qui accepte I’ensemble
de ses exécutions (modulo la méme abstraction). La vérification consiste a tester si L(P) C L(S),
et la technique employée est une généralisation de celle utilisée pour résoudre ce probleme dans le
cas des automates réguliers.

Exemple. On peut vérifier que le comportement du systéme des trois pompiers limité aux
actions “remplir seau” et “verser seau“ n’est pas accepté par ’automate de la figure 8.8, parce
qu’on peut par exemple, remplir deux fois successivement le seau dans le systéme décrit et non
dans cet automate.
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Spécifications de type logique

Des spécifications de type logique sont des propriétés globales des comportements du systeme,
telles que I’absence de blocage, ’exclusion mutuelle : par exemple, on peut exprimer le fait que les
processus P;...P, doivent étre mis en exclusion mutuelle pour écrire dans une méme zéne mémoire,
par la formule :

Pour tout instant 3¢, P; écrit = Vj # 4, P; n’écrit pas.

Une propriété d’invariance comme “la variable z ne peut prendre que les valeurs 1 et 2“ peut
étre exprimée de maniere analogue. Un formalisme adapté a ce type de spécifications est ’expression
par des formules de logique temporelle. Les logiques temporelles sont des extensions de la logique
classique par des opérateurs modaux permettant de construire des formules dont l'interprétation
dans un état dépend de I'interprétation dans les autres états: par exemple, il ne suffit pas de savoir
que la variable = vaut 1 dans I’état ¢, mais il faut aussi savoir sa valeur dans tous les états accessibles
a partir de ¢. La valeur de vérité d’une formule n’est pas quelque chose d’absolu, mais dépend du
temps.

Généralement, une spécification d’un systeme comporte a la fois des propriétés de type compor-
temental et de type logique, qui sont complémentaires. Le formalisme des automates peut sembler
mieux adapté a ’expression des premieres, et les logiques temporelles aux secondes, mais leur
pouvoir d’expression est en réalité similaire.

On considere maintenant un exemple de logique temporelle & sémantique arborescente, et nous
montrerons comment exprimer des propriétés dans cette logique, et les vérifier sur le graphe du
programme.

Définition d’une logique temporelle.

On définit une logique permettant d’exprimer les propriétés du modele du comportement d’un
systeme parallele. Ce modele est le graphe des exécutions décrit au cours du paragraphe 2. On le
représente par un quadruplet (S, go, —, A) ou:

S est I’ensemble fini des états du programme lors des exécution : valeurs des variables ...

— ¢o est un élément de S, I’état initial du programme

A est un ensemble d’actions élémentaires du programme

— — est une relation de transition sous-ensemble de S x A X S

Rappelons que tout chemin dans ce graphe a partir de I’état initial est une séquence d’exécution
du programme.

Syntaxe. La logique temporelle considérée est formée a partir du calcul propositionnel (prédi-
cats de base, V, A, —), et d’opérateurs modaux notés toujours et inévitable.
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Sémantique. Les formules expriment des propriétés des exécutions des processus considérés
a travers leurs états. La sémantique est donnée par une relation de satisfaction = entre états du
programme et formules et se définit par induction structurelle sur les formules. On en donne ici une
définition informelle pour les prédicats et les opérateurs de la logique:

— un prédicat sur les variables du programme est vrai dans les états ou les valeurs des variables
satisfont ce prédicat, par exemple, ¢ | “z = y“ si dans Iétat ¢, les valeurs des variables z et
y sont égales.

— un prédicat sur les actions adjacentes a un état comme apres(a) est vrai dans les états atteints
apres exécution de 'action a; de la méme maniere, avant(a) est vrai dans les états a partir
desquels I’action a peut étre exécutée.

A de tels prédicats s’ajoutent les prédicats prédéfinis vrai (satisfait par tous les états), init (qui
caractérise I’état initial du systeme) et puits (qui est satisfait par les états n’ayant pas de successeur
dans le graphe).

Aux opérateurs de la logique, on associe la sémantique suivante :

-V, A, = : sémantique habituelle.

— q = toujours f est vrai si la formule f est satisfaite par tous les états du graphe accessibles
a partir de q.

— q |= inévitable f est vrai si sur tout chemin suivi & partir de ¢, il existe un état ou la formule
[ est satisfaite (voir figure 8.19).

Expression de propriétés dans cette logique

Considérons un sémaphore binaire d’exclusion mutuelle (figure 8.16):
Exprimons la propriété d’exclusion mutuelle dans la logique temporelle que nous avons définie:

La ressource zo doit n’étre utilisée au plus que par un utilisateur. En termes de marques du
réseau de Petri, il doit y avoir au plus une marque dans z4 ou dans z5: (24 = 0V 25 = 0). On veut
que cette propriété soit toujours vraie a partir de I’état initial, c¢’est-a-dire que ce dernier vérifie la
formule toujours(z4 =0V z5 =0).

8.3.3 Vérification de propriétés sur le graphe des marquages
Exemple introductif

Si la propriété & vérifier est exprimée par la formule f, on calcule ’ensemble |f| = {q/q = f}.
Par exemple, I’ensemble | toujours(z4 = 0V 25 = 0)| peut étre calculé sur le graphe des marquages
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Fic. 8.19 — Sémantique des opérateurs “toujours” et “inévitable”.

@ x1, x2, x3
x3, x4 @ @ x1, x5

Fic. 8.20 — Graphe des exécutions du sémaphore d’exclusion mutuelle.
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Fic. 8.21 — Opérateurs pre et pretilda.

du réseau de Petri de I'exclusion mutuelle (figure 8.20), dans lequel les états sont étiquetés par
celles des variables z; du programme qui ont pour valeur 1 (les autres ont pour valeur 0).

L’ensemble des états du graphe est S = {a,b,c}. La formule: 24 = 0V z5 = 0 est vraie
pour tous les états, y compris I’état initial, et il est donc évident que @ (I’état initial) satisfait
toujours(z4 = 0V z5 = 0) La propriété d’exclusion mutuelle est donc vraie.

En ce qui concerne la propriété: z4 > 0, elle n’est vraie que pour I'ensemble d’états {b} et
on ne peut pas étendre cet ensemble avec des états dont b est successeur inévitable. Par suite,
inévitable(z4 > 0) n’est pas satisfait par I’état initial et une famine est possible.

On devine, a travers cet exemple, que le calcul esquissé repose sur une définition récurrente
d’ensembles d’états. Dans le cas de la formule toujours f, on partira de ’ensemble de tous les
états satisfaisant f, dont on cherchera le plus grand sous-ensemble stable par la relation de tran-
sition (dans I’exemple, c’est S). En ce qui concerne la formule inévitable f, au contraire, on part
de ’ensemble des états qui satisfont f, et on cherche a I’étendre a tous les états qui conduisent
inévitablement a ceux-ci, jusqu’a trouver un ensemble stable. La méthode générale repose de fait
sur la détermination d’un point fixe d’une fonction sur des ensembles définis récursivement.

Méthode générale

Si () est un ensemble d’états, on note pre(()) ’ensemble des états dont un successeur appartient a
Q, et prée(Q) 'ensemble des états dont tous les successeurs sont dans () (figure 8.21). Par convention,
les états puits (qui n’ont pas de successeur) appartiennent a pré(Q). Par conséquent, ’ensemble des
états dont tous les successeurs sont dans ) et qui ont au moins un successeur dans () est ’ensemble

pre(Q)N pré(Q).
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Fic. 8.22 — Propriété de lopérateur toujours.

L’opérateur toujours a la propriété suivante (figure 8.22)

(¢ = f et q € pré(toujours f)) < q | toujours f
Note (pour avoir ¢ = toujours f, il suffit d’avoir (¢ = f et que tous les successeurs de ¢

satisfassent toujours f, et réciproquement)
On a en particulier :

|toujours f| C | f|,
et on peut montrer que I'ensemble | toujours f | est le plus grand point fixe de I’équation
= |fIN pré(X)
En ce qui concerne 'opérateur inévitable, sa propriété s’énonce (figure 8.23)
(¢ & f ou q € pré(|inévitable f|) et q € pre(|inévitable f|)) < q = inévitable f. (2)

Note pour avoir ¢ |=inévitable f, il suffit que ¢ | f, ou que chacun des successeurs de ¢

satisfassent inévitable f, et qu’il y en ait au moins un, et réciproquement

On a:

| f| C | inévitable f |
et on peut montrer que I'ensemble |inévitable f | est le plus petit point fixe de I’équation

= 1Y (pre(Y)N pre(Y))
Soient F' et G les fonctions de ’ensemble des parties de S dans lui-méme définies par

P(X) = |fln pre(X)
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Fic. 8.23 — Propriété de l'opérateur inévitable.
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et
G(Y) = |f|U (pre(Y )Npre(Y))

Ces fonctions étant des fonctions croissantes dans un treillis fini sont continues, par conséquent,
on déduit du théoréme de Kleene :

|toujours f| = N2y F(S)
et |inévitable f | = U2y G(0)

Ces équations nous donnent un moyen de calculer effectivement les ensembles | toujours f| et
|inévitable f| en itérant le calcul des fonctions F' et GG jusqu’a stabilisation.

Exemple

Calculons ’ensembles | toujours( z4 = 0V x5 = 0)| sur le graphe des marquages du réseau de
Petri de I’exclusion mutuelle (figure 8.20).

[’ensemble des états du graphe est S = {a, b, c}.Soit G = (x4 = 0Vazs = 0);0n a: |g| = {a,b, c},
par conséquent, la fonction F correspondante est définie par:

F(X)=Aa,b, c}npré(X)

Calculons la suite X; définie par:
Xo=1S

et Xip1 = F(X;)

Xo=A{a,b,c}; pre(Xo) = {a,b,c}

X1 ={a,b, c}npré(Xy) = Xo,

par conséquent :

| toujours( x4 =0V 25 =0)| = {a,b,c}

On en déduit que I’état a (I’état initial) satisfait toujours(z4 = 0V z5 = 0) et donc que la
propriété d’exclusion mutuelle est vraie.

8.4 Evaluation quantitative

8.4.1 Introduction

L’un des objectifs de tout programme parallele est d’étre plus rapide que le programme séquen-
tiel équivalent. Dans ce but, il faut que la synchronisation nécessaire a I’échange d’information dans
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un programme parallele ne soit pas d’un coit prédominant par rapport au calcul. Deux facteurs
caractérisent ce coit :

— le nombre de points de synchronisation

— le délai induit par chaque point de synchronisation

Dans ce paragraphe, nous ne traitons que le second point. La conception d’un algorithme de controle
présentant aussi peu de synchronisation que possible a été traitée dans le chapitre 6. On cherche
ici a évaluer le retard induit par les points de synchronisation et plus généralement la vitesse d’un
programme paralléle. Cette vitesse calculée est & comparer aux spécifications du programme en
terme de performances.

Pour I’évaluation des performances en général [PF 89], et en particulier dans le cas des systémes
paralléles, deux approches générales sont possibles :

— par modélisation,

— et par mesure.

Dans le second cas, le programme paralléle est écrit, implémenté, et un relevé de mesure (on
dit que lon instrumente le programme) permet de calculer les délais induits par chaque point
de synchronisation. Dans le premier cas, qui nous intéresse, le programme peut-étre modélisé a
priori afin de prédire ses performances (bien sir, il peut I’étre aussi aprés implémentation afin de
comprendre son comportement). Les modeéles sur lesquels nous travaillons sont basés sur ceux que
nous avons présentés dans le paragraphe 2, auxquels on ajoute des informations sur la durée des
actions. Deux traitements de ces modeles sont possibles :

— la simulation,

— et le calcul analytique.

La simulation est la reproduction par un programme informatique (prenons-le séquentiel pour
simplifier) du comportement du modéle. Une simulation comprend un relevé de mesure du modele
simulé afin d’en évaluer les performances. La simulation est aussi une méthode pour explorer un
graphe des exécutions et vérifier des propriétés d’un programme modélisé. Nous ne traiterons pas
ici cette technique, qui n’a rien de spécifique aux modeles de calcul parallele.

Faire un calcul analytique signifie poser les équations vérifiées par le modele et les résoudre.
Bien sir, pour poser des équations, il nous faut d’abord poser des hypotheses de calcul. Dans ce
paragraphe, nous présentons I’'un des modeéles les plus simples, basés sur les hypotheses de Markov.

La suite de ce chapitre est organisée comme suit : nous rappelons d’abord dans le paragraphe
8.4.2 les notions de probabilités indispensables a la compréhension de ce chapitre; dans le para-
graphe 8.4.3, nous exposerons alors le théoreéme de calcul fondamental de la théorie de Markov et
son application a un graphe d’exécution ; enfin, dans le paragraphe 8.4.4, nous présentons les ré-
seaux de Petri stochastiques et dans le paragraphe 8.4.5 un exemple afin de comprendre la démarche
générale de résolution d’un modele.
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8.4.2 Approche probabiliste

Lorsqu’il est nécessaire de représenter les durées dans un programme, trois cas se présentent:
soit ces durées sont connues exactement (on dit alors que ces durées sont déterministes), soit
ces durées sont connues par leur loi de probabilité, soit ces durées sont totalement inconnues. Le
troisieme cas est le cadre d’étude du paragraphe précédent sur la vérification: on veut vérifier des
propriétés quelle que soit la durée des actions en présence. Il n’est pas possible, par contre, de faire
de I’évaluation des performances dans ce cadre, puisque rien n’est valué dans les hypotheses. Dans le
deuxieme cas, les durées exactes ne sont pas connues, mais on sait chiffrer I'incertitude. Le premier
cas d’un point de vue mathématique n’est qu’un cas particulier du second : I'incertitude est nulle.
Dans les deux cas, la probabilité avec laquelle la durée concernée se trouve dans un intervalle fixé
peut étre estimée. Ces probabilités, pour tout intervalle, forment ce qu’on appelle la distribution
de probabilité ou loi de probabilité de la durée. La durée elle-méme s’appelle une variable aléatoire,
ce qui veut exactement dire que cette quantité n’est connue que par sa distribution de probabilité.
La théorie des probabilités nous permet de calculer la moyenne des variables aléatoires. Grice a
des théoremes appelés Loi des grands nombres, il est démontré que cette moyenne est la méme que
celle que 'on calcule par une moyenne arithmétique (bien sur, sous certaines hypotheses). Dans la
suite, on note P(z < X < z) la probabilité que la variable aléatoire X soit comprise entre z et z.
Cette probabilité est un réel compris entre 0 et 1. L’ensemble des valeurs de P(z < X < z), pour
tout z, z positifs, constitue la distribution de probabilité de la variable aléatoire X.

Puisque I’on considere des durées, deux types d’échelle de temps sont possibles. L’échelle de
temps est discrete lorsque toutes les durées sont multiples d’une durée unitaire, et continue lorsque
toutes les valeurs réelles sont permises pour les durées. Ne sera traitée ici que le cas de I’échelle de
temps continue, I'autre aspect étant & peu de choses pres identique. L’échelle de temps continue
s’apparente naturellement a ’hypothese de modele asynchrone, ce qui sera justifié par la suite.

Etant donné un programme dont la durée de vie est X, les quantités qui nous intéressent sont
les probabilités que le programme se termine avant z: P(0 < X < z), que I'on notera P(X < z).
Parmi ’ensemble des lois de probabilités qui modélisent des durées (donc des quantités positives),
celles qui vont nous étre utiles sont celles dites sans mémoire, c’est-a-dire telles que pour tout z et
tout z :
PX<z4+z|X>z)=P(X <2).

Dire que la variable aléatoire X est sans mémoire, signifie que sachant que X a déja excédé la
valeur z, sa durée de vie ultérieure a la méme distribution que sa durée de vie totale lorsqu’il a
démarré. En d’autres termes, le fait que ce programme ait déja tourné pendant xz ne nous apporte
pas de renseignement supplémentaire sur son futur.

Une variable aléatoire X, a valeurs dans les réels positifs a une distribution exponentielle si et
seulement si il existe un réela positif tel que, pour tout z < z positifs :

Plz<X<z)= / ae”dt = e”"" — 7

at

a est appelé le taux de la distribution exponentielle et la fonction ae™®" en est la densité.

Les moyenne (ou espérance) F(X) et variance V (X) sont:

E(X) :/ tae~ " dt = [e“”‘t <t + l)] 1
0 a 0 a
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Fic. 8.24 — Processus séquentiels finis synchronisés.

V(X) = E[(X - E(X))] = E[X? - 2X E(X) + E(X)] = E(X?) — E¥(X)

= [ tPaetdt - L= [—eot (124 2L 4 a%)}j —l=1
L’inverse de la moyenne de cette variable aléatoire est donc son taux au sens du taux de la va-
riable aléatoire exponentielle définit ci-dessus. Cette dénomination a le sens physique suivant : si
un phénomene répétitif a une durée exponentielle de taux a, alors la durée moyenne entre deux
occurrences successives est é et le nombre d’occurrences de ce phénomene par unité de temps (ce
qu’on appelle aussi taux) est . Sa variance est importante puisqu’égale au carré de sa moyenne.
Il est facile de vérifier que si X est une variable aléatoire de distribution exponentielle (on dit
couramment variable aléatoire exponentielle) P(X = z) = 0. On peut vérifier que cette loi est sans
mémoire.

Pz <X <z+2) e —eolzte)

PX<z4+z|X>z)= PX > ) = g =1-e"=PX <2)

Dans la suite toutes les durées utilisées ont des distributions exponentielles. La raison principale en
est que cette hypothese nous permet de travailler dans le cadre de Markov.

8.4.3 Valuation du graphe des exécutions

Une évaluation quantitative suppose que les durées des actions définies dans le modele de
comportement soient connues. Le modele de comportement utilisé est le graphe des exécutions
défini dans le paragraphe 8.2 de ce chapitre. On appellera graphe des exécutions valué, ce graphe
auquel on ajoute des informations probabilistes sur la durée des actions. Les distributions des durées
sont donc exponentielles et les parametres de ces distributions sont connues. Ce sont des données
du modeles. Certaines d’entre elles peuvent étre prises comme parametres et le modéle résolu pour
différentes valeurs des parametres.

Ceci nous amene a définir plus précisément ce que veut dire définir des durées pour les différentes
actions de processus en parallele. Considérons la mise en paralléle de deux processus et les graphes
de deux types d’exécution, comme dans le paragraphe 8.2, figures 8.24 et 8.25.

La structure des graphes est identique mais les étiquettes sur les arcs ne sont plus des noms
d’actions. Ce sont les taux de transition associés aux durées de ces actions; autrement dit, la
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Fic. 8.25 — Graphe des exécutions avec communication par rendez-vous.

transition est effectuée avec une durée aléatoire, selon le taux indiqué. Plus précisément, on a les
hypotheses suivantes :

— Deés qu’une action est possible, elle démarre.

— Une action a une durée de distribution exponentielle et toutes ces variables aléatoires sont
indépendantes. Sous ces hypotheses, deux variables aléatoires exponentielles et indépendantes
sont égales avec la probabilité 0. En d’autres termes, deux actions ne peuvent se terminer en
méme temps (remarquer I'adéquation avec I’hypothése de sérialisation du modele asynchrone).

— Sur le graphe des exécutions, le changement d’état apparait a la fin de I’action. Un changement
d’état dans le graphe correspond a I’événement de fin d’action.

— Quand deux actions sont en concurrence (sur le schéma ci-dessus, les actions de taux ag et
by), la premiere qui se termine provoque le changement d’état correspondant.

— 1l faut remarquer 'importance de I’hypothése sans mémoire de la loi exponentielle. Si dans
le graphe ci-dessus, les actions se terminent dans 'ordre a3 puis by, le chemin suivi dans
le graphe est: (eq, f1), (es, f1), (es, f2). Le scénario d’exécution est précisément: dans I’état
(e2, f1), apres la synchronisation d’échange de taux ¢, les deux actions de taux as et by
démarrent. Celle de taux as se termine d’abord et ce processus se bloque en vue du prochain
échange (de taux d). Dans I’état (es, f1), 'action de taux by continue, mais la loi exponentielle
étant sans mémoire, la distribution de probabilité du temps restant est toujours exponentielle
de taux by. C’est donc ce taux qui apparait sur ’arc de continuation de I’action se terminant
en (es, f2). Une situation symétrique est modélisée sur le chemin (eg, f1), (es, f1), (€3, f2)-

Dans cet exemple, les durées des actions sont connues (en terme probabiliste), par contre les attentes
provoquées par les rendez-vous d’échange, qui n’apparaissent pas comme des actions dans le modele
mais dont les durées sont bien réelles restent & évaluer et c’est ce que nous allons chercher a faire.

8.4.4 La théorie de Markov

Un graphe des exécutions permet de visualiser toutes les exécutions possibles de processus paral-
leles. C’est une vision statique et globale. Une vision dynamique est plus adaptée a I’évaluation des
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Fic. 8.26 — Graphe bouclé sur lui-méme.

performances : le temps s’écoule, et un cheminement du programme dans ce graphe des exécutions
est représenté par une variable aléatoire Y (t). Y (¢) est une variable aléatoire qui est égale, a tout
instant ¢, a I’'un des états de ce graphe d’exécution. C’est une variable aléatoire car ce cheminement
n’est pas toujours le méme, puisque justement le graphe des exécutions représente ’ensemble des
cheminements possibles ; mais on peut calculer sa loi de probabilité, en calculant la probabilité du
passage par un état donné. On admettra que sous les hypotheses précédemment émises, (Y (¢) est
une chaine de Markov homogéne.

Une chaine de Markov est une suite de variables aléatoires (I'indice de la suite est le temps,
donc un réel positif et la valeur aléatoire prise par Y () est I’état dans le graphe). Cette suite est
telle que pour prédire en terme probabiliste son avenir (ce qui va se passer apres I'instant ¢) ’état
présent est suffisant, toute son histoire passée n’apporterait pas d’information supplémentaire. En
termes mathématiques, pour tout ¢, r positifs et tout ensemble d’états F :

P(X(t+r) e E|X(s),s<t)=P(X(t+r) € E|X(t))

Connaitre tous les X (s), s < t, n’apporte pas plus d’information que de connaitre seulement X (¢).
Cette chaine est homogéne parce que les durées des actions de base ne dépendent pas du temps.
C’est leur enchainement qui dépend du temps.

Notre objectif est de calculer des caractéristiques probabilistes de cette chaine de Markov. Si ces
caractéristiques a un instant ¢ nous intéressent, on parle de probabilité transitoire. Si par contre,
on s’intéresse a ces probabilités quand ¢ tend vers I’infini, on parle de probabilité stationnaire. On
note Y (oo) la variable aléatoire représentant I’état du programme dont I’évolution est représenté
par le graphe des exécutions dans |’état stationnaire. Dans cet ouvrage, on se limitera a I’étude
des probabilités stationnaires, avec I’hypothése que le programme dure infiniment longtemps. Si tel
n’est pas le cas, il suffit de compléter le programme et de le faire boucler sur lui-méme infiniment
afin d’obtenir des résultats sur un passage de boucle. Par exemple, pour 'exemple précédent, on
étudiera le graphe de la figure 8.26.

Les exemples types Producteur-Consommateur, Lecteurs-Redacteurs, etc, et en général tous les
problémes de contréle sont des programmes qui durent indéfiniment.

Etant donné un ordre arbitraire sur les états du graphe des exécutions, on note ces états de 1
a n. De facon bi-univoque une matrice de transition est associée a ce graphe, comme sur la figure
ci dessous pour le graphe ci-dessus. Les taux de transitions de ’état ¢ a [’état j sont sur la ligne
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et la colonne j de cette matrice, et les termes diagonaux sont ajustés de telle facon que la somme
des éléments d’une ligne soit nulle. Notons T cette matrice qui est I'outil de base de calcul dans
la théorie de Markov et s’appelle matrice de transition de la chaine de Markov. Un vecteur de
probabilité est représenté par un vecteur ligne. Par exemple la matrice de transition de la mise en
parallele des processus précédents est la suivante :

[ —a; @ 0 0 0 0 0 ]
0 —c c 0 0 0 0
0 0 —a3 — bg as b2 0 0
0 0 0 —by 0 by 0
0 0 0 0 —a3 a3 0
0 0 0 0 0 —-d d
| by O 0 0 0 0 —by |

L’ordre des états est: (607f0)7 (617f0)7 (627f1)7 (637f1)7 (627f2)7 (637f2)7 (647f3)'

Nous allons utiliser le théoréme central suivant, sous les hypotheses précédemment citées:

Si le graphe des exécutions est fortement conneze et si il existe une solution non nulle 7 (7 est
un vecteur ligne et m; est sa i-éme composante) au systéme:

Alors : 7= P(Y(00) = i) = limy_ye0 1(v(1)=9)

t

La premiere égalité indique quew; est la probabilité stationnaire recherchée, et la deuxiéme
égalité que cette probabilité stationnaire est bien égale a la proportion de temps que Y (¢) a passé
dans Iétat 7. 1(Y (t) = 4) est la fonction caractéristique de I’état ¢ qui vaut 1 quand Y (t) =i et 0
sinon.

Si de plus le graphe des exécutions est fini, 'existence de cette solution est assurée. Pour le calcul,
ce théoreme est assortie de la propriété suivante :
Sous les hypotheses du théoréme, et si la solution existe, cetlte solution est limite de la suite :

quel que soit le vecteur de départ 7(01.

Exemple . Prenons I'exemple des pompiers (figure 8.27). Pour ne pas faire de calcul trop lourds,
limitons le nombre des pompiers a deux. Les parametres r, e et v représentent respectivement les
taux des actions de remplissage, échange et vidage de chaque pompiers. Le graphe des exécutions
munis des temporisations est représenté sur la figure 8.28.

La matrice de transition T est, sachant que nous numérotons de 1 a 4 les états VV, PV, VP et

)

1. I’indice supérieur est un indice de suite. ﬁf” désigne donc la 1-ieme composante du n-ieme élément de la suite.



B ~iL43 L L L AL U IWVEIRJSELALJEJE LT 14 L

Fic. 8.27 — Processus pompiers.

Fic. 8.28 — Graphe des exécutions associé a la figure .

PP:

—-r r 0
0 -—e €
v 0 —r—vw
0 v 0 —v

i I e e

La solution de 77 = 0 sous la condition %, 7; = 1:

—rmy + vms =
rT] — €My UMy =
emy — (r+v)ms

T'msy — U4 =

Il
cooo

Ces équations sont dépendantes et équivalentes apres substitution a:

v r+v r
Ty = —m3, TW2= T3, T4 = —T3
r v

La condition de normalisation Y_, 7; = 1 donne:

1

=9 v L r
P e T

E AL AL A LIRS LNS

I’ensemble des probabilités peut donc étre calculé. La probabilité avec laquelle les pompiers ont tous
les deux un seau vide est ;. Sa variation peut étre étudiée en fonction des valeurs des parameétres
e, v et r ou bien sa valeur peut étre calculée pour une instanciation de ces parametres. Le taux
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Fic. 8.29 — Réseau de Petri pour trois pompiers.

Fic. 8.30 — Graphe des marquages associé

de vidage des seaux est égal au produit de la vitesse de vidage par la probabilité que I’on soit
dans un état ou le vidage est possible soit: (w3 4 m4)v. Le nombre de seaux pleins en moyenne est
274 + w3 + m9. De la méme facon, on peut déduire divers indices de performance.

8.4.5 Réseaux de Petri Stochastiques

Un réseau de Petri Stochastique est un réseau de Petri valué ou les durées des actions ont été
définies par leur taux (le cadre de I’étude est toujours Markovien). Prenons I'exemple des trois
pompiers (figure 8.29).

Le graphe des marquages (ou graphe des exécutions) peut-étre calculé sous I’hypothese d’asyn-
chronisme comme il a été montré dans le paragraphe 8.2. Les actions y sont sérialisées et chaque
arc du graphe correspond a l’exécution d’une action. Pour obtenir le graphe des exécutions valué,
le taux de I’action est simplement associé a I’arc correspondant, et nous sommes ramenés au cadre
étudié dans le paragraphe précédent. Le graphe des exécutions valué représente le comportement
d’un processus de Markov homogene dont nous voulons étudier le comportement stationnaire. Les
réseaux de Petri nous ont aidé a spécifier le modele, mais le graphe des marquages valué sert a
I’analyse. Bien sur, cette transformation réseau de Petri valué-graphe des marquages valué peut
étre aisément automatisé. La figure 8.30 montre le graphe des marquages valué du réseau de Petri
des trois pompiers.
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Chapitre 9

Interblocage et Famine

9.1 Introduction

Parmi les propriétés qu’un systeme de processus paralleles doit respecter, deux sont élémen-
taires: le non blocage et ’absence de famine. Le systéme est bloqué si un processus au moins est en
attente alors qu’aucune activité n’est observable dans le systeme. Cette mauvaise propriété résulte
d’une mauvaise conception du systéme (sauf s’il s’agit d’une forme particuliere qu’on cherche a
donner a la terminaison de I’ensemble des processus). Un processus est en état d’attente infinie ou
de famine si, alors qu’il attend qu’une condition soit satisfaite, il n’est jamais activé, bien que le
systeéme ne soit pas bloqué. Une erreur de conception peut provoquer cet état: la condition de fran-
chissement d’un point de synchronisation n’est jamais satisfaite. Une seconde raison, plus subtile,
peut intervenir: une condition d’autorisation est indéfiniment ignorée par le systéme parce qu’il
privilégie de libérer les processus en attente sur une autre condition, toujours satisfaite quand la
premiere ’est.

9.1.1 Interblocage

Dans ce paragraphe, nous montrons un exemple de programme pouvant mener & une situa-
tion d’interblocage, comment la dtecter sur le graphe des exécutions et une solution correcte du
probleme.

L’exemple choisi est le suivant. Des processus clients (par exemple 2) ont besoin de ressources
communes pour exécuter une tiache. Les ressources doivent étre utilisées en exclusion mutuelle, et
leur sont allouées par un serveur. Le cycle d’exécution d’un processus est de la forme: demander
les ressources nécessaires une par une - travailler - relacher les ressources.

Les ressources sont numérotées et au nombre de 2. L’un des processus noté P1 demande les
ressources 2 et 1 dans cet ordre; ’autre processus (P2) demande successivement les ressources 1 et
2 (figure 9.1).

On concoit aisément et le graphe des exécutions le prouve (figure 9.2), que ce systéme peut se
bloquer : par exemple si le processus 1 ayant acquis la ressource 2, le processus 2 obtient la ressource
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Processus 1 Ressource2 Ressourcel Processus 2

Fic. 9.1 — Réseau de Petri modélisant ’allocateur de ressources
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P2.relacher

Pl.relacher
Pl.demander(R2)

P2.demander(R1)

P2.demander(R1)

P2.demander(R2)

Pl.demander(R1)

Fic. 9.2 — Graphe des éxécutions montrant un interblocage

Pl.demander(R2)

O

1 avant le processus 1. Cette situation de blocage se traduit par un état puits dans le graphe des
exécutions: aucun des processus ne peut plus évoluer, 'ensemble du systéeme est définitivement
coincé.

Une solution correcte pour ce probleme consiste a imposer aux processus de demander les
ressources dans ’ordre croissant de leurs numéros. Dans le cas de 2 ressources, il est clair que
le premier processus ayant obtenu la ressource 1 pourra demander avec succes la ressource 2. Le
nouveau graphe des exécutions ne comporte pas d’état puits (figure 9.3). Cette solution se généralise
3 un nombre quelconque de processus et de ressources.

On remarquera cependant que cette solution peut entrainer un état de famine. L’étude de la
famine fait 'objet de la suite de ce chapitre.

9.1.2 Détection de la famine sur le graphe d’exécution.

S’il est possible de modéliser le comportement du programme comme nous ’avons vu au cours
du chapitre précédent, cette situation peut étre détectée. Reprenons le graphe des exécutions du
sémaphore d’exclusion mutuelle introduit au chapitre 8 (figure 8.20).

Pour qu’il n’y ait pas de famine, il est souhaitable que chaque utilisateur puisse prendre toujours
inévitablement la ressource, c’est-a-dire que I’état initial doit (devrait) vérifier les formules

toujours (inévitable (x4 > 0)) et toujours(inévitable (z5 > 0)).

Calculons I’ensemble |toujours (inévitable (x4 > 0))| sur le graphe. L’ensemble des états du
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Pl.relacher P2.relacher

P1.demander(R2) P2.demander(R2)

O O

Fic. 9.3 — Graphe des éxécutions de la solution correcte

Pl.demander(R1)

P2.demander(R1)

graphe est S = {a, b, c}.

— Soit g =inévitable (z4 > 0). Calculons |g].

veJ

Soit h = 24 > 0; on a: |h| = {b}, par conséquent, la fonction G correspondante est définie

par :
G(Y)={b}u pre(Y)Npre(Y)
Calculons la suite Y; définie par:
Yo =0,

et

Yit1 = G(X5)

- Yo=0; pre (Yo) =0; p
- Y1 = {b}U (pré(Yo)np
u

ré(Y, 0;
re (Ye ))={} pre (Y1) = {a}; pré(Y1) = 0;
~ Yz = {b}U (pré(M)U pre(vi

par conséquent :
g = {b}
— Calcul de | toujours (g)|. La fonction F' correspondante est définie par:
P(X) = {8}rpré(X)
Calculons la suite X;définie par:
Xo=S5
et
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Xiy1 = F(X5)

- Xo=Aa,b,c}; pré(X
- Xy ={b}n pré(X
- Xy ={b}n pre(X

(X

- X3 ={b}n prée(X;

0) ={a,b,c};
{6}; pre(Xq) = 0;
(Z) re()ig) =0;

1

e
(0)
)
)

par conséquent :
|toujours (inévitable (z4 > 0))| = 0

On en déduit qu’une famine est possible.

Dans ce chapitre, nous allons étudier différentes manieres de rendre équitable un systeme de
processus concurrents. Dans ce but, nous choisissons un exemple type de synchronisation, celui des
lecteurs-rédacteurs, avec deux modes de synchronisation : centralisé et distribué.

9.1.3 Rappel des spécifications du probleme des lecteurs-rédacteurs.

Soient R processus rédacteurs, I processus lecteurs et une zone d’affichage unique (le tampon).
Ces processus ont une activité autonome et de temps en temps échangent de I'information par cette
zone d’affichage. On note VR et N L respectivement le nombre de rédacteurs en train d’afficher et
de lecteurs en train de consulter a un instant donné. Les contraintes de synchronisation sont les
suivantes :

— condition de lecture: NR=10

— condition d’écriture: NR=0et NL=0

9.2 Lecteurs/rédacteurs avec synchronisation centralisée

Une solution centralisée consiste a ajouter un processus serveur au systéme parallele formé par
les lecteurs et rédacteurs: le serveur doit garantir que les spécifications du probleme sont garanties
a tout instant.

9.2.1 Mise en défaut de ’approche naive

Considérons le programme suivant, destiné a mettre en ceuvre cette solution centralisée:

procedure lecteurs_redacteurs 2.1 is
type contenu_affichage is ...
task type redacteur;
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task type lecteur;

task serveur_d_affichage is
entry lire(v: out contenu_affichage);
entry ecrire(v: in contenu_affichage);
end serveur_d_affichage;

task body lecteur is
procedure consommer_lecture (p: ¢n contenu_affichage) zs
begin

end consommer_lecture ;
info : contenu_affichage ;
begin
loop
serveur_d _affichage.lire(info) ;
consommer_lecture(info) ;
end loop;
end lecteur;

task body redacteur is
procedure produire_information (p: out contenu_affichage) zs
begin

end
produire_information ;

info : contenu_affichage ;
begin
loop
produire_information( info) ;
serveur_d_affichage.ecrire(info) ;
end loop;
end redacteur;

task body serveur_d_affichage is
valeur : contenu_affichage := valeur_initiale ;
begin
loop
select
accept lire(v: out contenu_affichage) do
v:= valeur;
end lire;
or
accept ecrire(v: in contenu_affichage) do
valeur := v;
end ecrire ;

L 424Ve Rl VEJ
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end select;
end loop;
end serveur_d_affichage;

population_lecteur: array (1..L) of lecteur;;
population_redacteur: array (1..R) of redacteur;

end lecteurs_redacteurs;

Cette programmation respecte bien la spécification du probléme: mais elle présente deux incon-
vénients majeurs:

— d’une part, elle impose des conditions beaucoup plus fortes que les spécifications: en effet,
avec cette solution, on a toujours:

condition de lecture = = condition d’écriture: NL+ NR=10;

la solution n’autorise donc pas le parallélisme maximal : elle interdit plusieurs lectures simul-
tanées, ce qui est pourtant autorisé par la spécification.

— d’autre part, elle n’est pas équitable. Il se peut trés bien qu’un méme lecteur soit autorisé
a lire de maniére infinie: tous les autres processus (les rédacteurs et les autres lecteurs) se
trouvent alors en état de famine.

Dans un premier temps, il est fondamental de respecter le plus précisément possible la spéci-
fication, en autorisant le maximum de parallélisme. Dans un deuxiéme temps, nous rendrons la
solution équitable.

9.2.2 Respecter la spécification.

La spécification autorise plusieurs lectures simultanées: il est donc nécessaire que le serveur
n’effectue pas I’action lire lui méme, mais qu’il donne seulement au lecteur "autorisation de lire.
Pour garantir la spécification, il doit connaitre cependant le nombre de lecteurs en action, ce qui
implique que chaque lecteur I'informe en fin de lecture.

L’écriture, qui doit s’exécuter en exclusion mutuelle avec toute autre action de lecture ou d’écri-
ture, pourrait étre effectuée par le serveur (comme dans le précédent programme). Cependant,
cette solution sera écartée car elle distingue le comportement des lecteurs de celui des rédacteurs
au niveau du serveur. Pour des raisons d’homogénéité, il est donc naturel que le serveur accorde
les autorisations d’entrée en action et soit informé des fins d’action par tous les processus, qu’ils
soient lecteurs ou rédacteurs.

Cette solution montre nettement le caracteére d’arbitre du serveur: en aucun cas il n’effectue
les actions (comme dans la solution précédente). Il ne fait que gérer les modifications des variables
d’état et garantir que la spécification du probleme est bien respectée au cours de I'exécution.



Eadid ~iLi3L 2 L AIVES v AV L AIJIVEJL/RASA LA ALES AL L ARAVERLIVES

Pour la programmation, nous introduisons deux procédures read et write pour la lecture et
I’écriture. Ces deux procédures peuvent étre appelées a n’importe quel moment par n’importe quelle
tache: le role de la tache serveur est de garantir que leur utilisation est conforme aux spécifications.

procedure lecteurs_redacteurs 2.2 is
type contenu_affichage is ... -- primitives de gestion de ’affichage
valeur : contenu_affichage := valeur_initiale ;

procedure read (v: out contenu_affichage) is
begin

v:= valeur;
end read ;
procedure write (v: in contenu_affichage) is
begin

valeur := v;
end write;

task type redacteur;
task type lecteur;

task serveur is
entry autoriser_lecture;
entry fin_lecture;
entry autoriser_ecriture;
entry fin_ecriture;

end serveur;

task body lecteur is
procedure consommer_lecture ...;
info : contenu_affichage ;
begin
loop
serveur.autoriser_lecture ;
read (info);
serveur.fin_lecture ;
consommer_lecture(info) ;
end loop;
end lecteur;

task body redacteur is
procedure produire_information ...;
info : contenu_affichage ;
begin
loop
produire_information( info) ;
serveur.autoriser_ecriture ;
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write (info) ;
serveur.fin_ecriture ;
end loop;
end redacteur;

task body serveur is
NR, NL: integer:=0;
begin
loop
select
when (NR = 0)=>
accept autoriser_lecture do
NL:= NL + 1;
end autoriser_lecture ;
or
accept fin_lecture do
NT-~Z%;NL
end fin_lecture
or
when (NR + NL = 0) =>
accept autoriser_ecriture do
NR:=1;
end autoriser_ecriture;
or
accept fin_ecriture do
NRO+=
end fin_ecriture;
end select;
end loop;
end serveur;

population_lecteur ...

end lecteurs_redacteurs;

-- les variables d’etat gerees par le serveur

-- inchange

Ce programme peut étre facilement amélioré en temps de réponse du serveur : en effet, les modi-

fications des variables d’état internes au serveur ne concernent pas les appelants. Il est donc inutile

de bloquer 'appelant pendant la mise a jour de ces variables : le serveur effectue ces modifications

apres avoir débloqué "appelant. L’appel sur un point d’entrée du serveur correspond alors a une

communication atomique.

L’implantation de la tache serveur peut donc étre réécrite comme suit :

task body serveur is

NR, N ...
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begin
loop
select
when (NR = 0) => accept autoriser_lecture;
NL:= NL + 1;
or
accept fin_lecture;
NL:=NL - 1;
or
when (NR 4+ NL = 0) => accept autoriser_ecriture;
NR:=1;
or
accept fin_ecriture;
NR:=0;
end select;
end loop;

end serveur;

9.2.3 Eliminer la famine

Le programme précédent respecte bien les spécifications, mais la famine reste possible: par
exemple, une série de lectures peut se prolonger indéfiniment sans interruption méme si une écriture
est en attente. Cette famine provient du choix indéterministe qu’effectue le serveur avec I'instruction
select pour "accés au tableau d’affichage.

Les files d’attente sur un point d’entrée ADA sont gérées en FIFO, ce qui signifie que le choix
fait lors d’un accept sur un point d’entrée est équitable, puisqu’il respecte le principe premier
arrivé - premier servi. Par conséquent, il v a d’une part équité entre tous les lecteurs et d’autre
part équité entre tous les rédacteurs.

Eliminer la famine revient donc a programmer une solution dans laquelle :

— une série de lectures ne peut se prolonger indéfiniment si une écriture est en attente

— une série d’écritures ne peut se prolonger indéfiniment si une lecture est en attente

Une premieére facon — qui n’est pas la plus pertinente comme nous le verrons peu aprés — pour
programmer ’équité consiste a imposer que toutes les requétes (qu’elles proviennent indifféremment
des lecteurs ou des rédacteurs) soient traitées selon une politique “premier arrivé - premier servi.
Cela peut étre programmé en ADA en utilisant la sémantique de l'opération ACCEPT, et en
ajoutant un nouveau processus avec un seul point d’entrée chargé d’acheminer dans ’ordre FIFO
les requétes vers le serveur.

Dans la solution ci-dessous, ce nouveau processus s’appelle accés_serveur, et possede un unique
point d’entrée, requéte. Le serveur de la solution précédente reste inchangé.
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procedure lecteurs_redacteurs_2.3 ¢s
-- on garde les primitives de gestion de I’affichage de la solution 2.2
-- les specifications des taches sont inchangees
type mode_acces %s (lecture, ecriture) ;
task acces_serveur s
entry requete (mode: in mode_acces);
end acces_serveur

task body acces_serveur is
begin
loop
accept requete (mode: in mode_acces) do
case mode is
when lecture => serveur.autoriser_lecture;
when ecriture => serveur.autoriser_ecriture;
end case;
end requete;
end loop;
end acces_serveur;

task body lecteur is
procedure consommer_lecture ...;
info : contenu_affichage ;
begin
loop
acces_serveur.requete(lecture) ;
read (info);
serveur.fin_lecture ;
consommer_lecture(info) ;
end loop;
end lecteur;

task body redacteur is
procedure produire_information ...;
info : contenu_affichage ;
begin
loop
produire_information(info) ;
acces_serveur.requete(ecriture) ;
write (info) ;
serveur.fin_ecriture ;
end loop;
end redacteur;

task body serveur is ... -- le meme que precedemment



~ ~iLi3L 2 L AIVES v AV L AIJIVEJL/RASA LA ALES AL L ARAVERLIVES

population_lecteur ... -- inchange

end lecteurs_redacteurs;

Cette solution possede d’une part le défaut de décentraliser le controle du systéme entre deux
processus (tous deux pouvant communiquer avec n’importe quel lecteur ou rédacteur), alors que I’on
essayait de construire ici une solution centralisée. D’autre part, et cela est plus grave, les processus
demandent "autorisation de lire ou d’écrire a un processus (ici accés_serveur), alors que la fin des

3
lectures ou des écritures est adressée a un autre processus (ici serveur): la solution perd donc en
lisibilité. En outre, les programmes des lecteurs et rédacteurs ont été modifiés, et cette solution
perd donc aussi en maintenabilité.

9.2.4 Programmer ’équité.

Une autre facon plus générale est de compléter la spécification de facon a intégrer 1’équité. Le
probleme de la solution non équitable venait de la suite infinie possible de lectures ou d’écritures.

Ce probleme peut étre résolu en étudiant les deux cas qui entrainent la famine:

— lorsqu’un nouveau lecteur demande a lire alors que des lecteurs sont déja en cours de lecture
et que des rédacteurs sont en attente pour écrire.

— lorsqu’un nouveau rédacteur demande a écrire alors qu’un autre rédacteur vient de terminer
d’écrire et qu’il existe des lecteurs en attente.

Une mauvaise politique dans I’'une de ces deux situations peut en effet entrainer respectivement
pour chacun des deux cas:

— qu’une série de lectures se prolonge indéfiniment sans interruption alors qu’un rédacteur est
en attente d’écriture.

— qu’une série d’écritures se prolonge indéfiniment sans interruption alors qu’un lecteur est en
attente de lecture.

Or ces deux situations peuvent étre évitées respectivement de la fagon suivante :

— avant d’autoriser une nouvelle lecture : si un rédacteur est en attente, il doit étre prioritaire sur
le nouveau lecteur. Cela peut étre implanté par ’algorithme suivant : on attend que tous les
lecteurs en cours finissent leur lecture, pour ensuite autoriser le rédacteur en attente. Lorsque
ce rédacteur se termine, on laisse passer le lecteur que I’on a bloqué.
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— lorsqu’on termine une écriture : si des lectures sont en attente, au moins une d’entre elles — la
premiere — doit étre prioritaire sur les autres écritures éventuellement en attente. Cela peut
étre implanté par lalgorithme suivant : lorsque le rédacteur a fini d’écrire, on débloque un
lecteur en attente s’il en existe. Comme toutes les lectures peuvent s’exécuter en parallele, il
est intéressant de débloquer tous les lecteurs en attente de lecture: cela ne peut introduire
une famine de rédacteur, car il ne peut pas y avoir plus de L lecteurs en attente.

Il est clair que d’autres variantes sont possibles pour traiter les deux cas de famine énoncés
ci-dessus. Nous avons choisi ici de traiter ces deux cas de maniere différente, de facon a présen-
ter des techniques différentes de programmation : la famine des rédacteurs est évitée en modifiant
I’algorithme d’entrée en section critique d’un lecteur, et la famine des lecteurs en modifiant 1’algo-
rithme de sortie de section critique d’un rédacteur. Les autres solutions (basées par exemple sur
une modification de la sortie de section critique d’un lecteur au lieu de I’entrée) se programmeront
donc en utilisant des schémas qui figurent dans le programme proposé ci-dessous.

De maniere générale, ce type de solution peut étre programmé en ADA en utilisant I'attente
sélective (select) avec défaut (else): dans une telle instruction, si aucune alternative accept gardée
n’est ouverte, et si aucun appel n’est en attente sur I'une des alternatives accept ouvertes, alors
c’est la partie else du select qui est exécuté.

Par rapport a la premiere solution non équitable, seule I'implantation du serveur est modifiée:
la spécification du serveur reste inchangée, et les lecteurs et rédacteurs ne sont pas affectés par
cette modification de la politique. la maintenabilité reste assurée. en outre, la solution reste cen-
tralisée, comme cela était désiré: la politique de gestion du parallélisme est totalement décrite par
le serveur. cette solution apparait donc clairement comme un raffinement de la solution centralisée
non équitable.

Il est important de remarquer qu’un méme point d’entrée peut étre traité de différentes manieéres
(plusieurs accept pour un méme entry).

procedure lecteurs_redacteurs 2.4 is
-- primitives de gestion de ’affichage : idem versions precedentes
-- taches redacteur et lecteur, specification tache serveur: idem version 2.2

task body serveur is

NR, NL: ¢nteger:= 0; -- les variables d’etat gerees par le serveur
begin
loop
select

when (NR = 0) =>
accept autoriser_lecture do
select
accept autoriser_ecriture do
—-- si un redacteur attend, on lui permet d’ecrire avant d’autoriser la lecture:

-- donc il faut que les lecteurs en cours aient fini.
while (NL /=0) loop
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accept fin_lecture

NL:= NL - 1;
end loop;
end autoriser_ecriture
NR:=1;
accept fin_ecriture
NR:=0;
else
null;

end select;
end autoriser_lecture ;
NL:=NL + 1
or
accept fin_lecture
NIL-Z;NL
or
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-- on peut maintenant autoriser ’ecriture.

-- le nouveau redacteur ecrit

-- il n’y a pas de redacteur en attente.
-- on peut maintenant autoriser la lecture.

when (NR 4+ NL = 0) => accept autoriser_ecriture

NR:=1;
or
accept fin_ecriture

NRG+=

declare IlResteDeslLecteurskinAttente: boolean:= true;

begin

—-— on autorise tous les lecteurs en attente.

while (IIResteDesLecteursEnAttente ) loop

select

accept autoriser_lecture

NL:=NL + 1

else

[IResteDesLecteursEnAttente := false ;

end select;
end loop;
end;
end select;
end loop;
end serveur;

population_lecteur ...

end lecteurs_redacteurs;

-- inchange
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9.3 Lecteurs/rédacteurs avec synchronisation distribuée

9.3.1 Respecter la spécification.

Selon ce modele, chaque processus doit prendre une décision en fonction d’une variable qui lui
est locale. [.’état du systeme est représenté par I’ensemble de ces variables locales augmenté d’une
donnée qui propage une image retardée de I’état du systéme, en circulant de processus en processus.
Cette donnée est appelée jeton. De maniere a la faire circuler de processus en processus, et pour
augmenter la clarté, de nouveaux processus, qui peuvent étre vus comme des serveurs locaux, seront
chargés de la modifier, en traitant les requétes des processus a synchroniser.

A chaque processus, on associe donc un nouveau processus, jouant le role d’un serveur local, qui
interprete et modifie ’état du systeme. Dans ce but, on définit un type de serveur: serveur_local,
mais comme le comportement du serveur local est lié & la nature du processus (lecteur ou rédac-
teur) qui le sollicite, nous distinguons deux nouveaux types de serveurs locaux: serveur_lecteur et
serveur_rédacteur. Les processus de ces types sont déclarés dans des tableaux (préfixés par le_):

— le_serveur_lecteur(i) est le serveur associé au processus le_lecteur(1)

— le_serveur_rédacteur(i) est le serveur associé au processus le_rédacteur(i)
Pour I'implantation, nous avons choisi d’associer :

— d’une part un processus lecteur ou rédacteur et son serveur au niveau de la procédure géné-
rale lecteurs_rédacteurs. Cette procédure appelle successivement toutes les taches lecteurs et
rédacteurs qu’elle a engendrées, en leur précisant quel est leur serveur. Cela est implanté par
un appel sur une entrée spécifique TonServeurFst.

— d’autre part un serveur local et son serveur voisin (le suivant dans le sens des aiguilles d’une
montre sur le dessin), & qui il doit communiquer le jeton, au niveau de la procédure géné-
rale lecteurs_rédacteurs. Cette procédure appelle successivement toutes les tiches serveurs en
leur précisant quel est leur voisin. Cela est implanté par un appel sur une entrée spécifique
TonVoisinkE'st.

L’état du systeme circule entre processus serveurs locaux, de voisin a voisin, grace a un point
d’entrée: Jeton(nombre_lecteurs, nombre_rédacteurs: in integer).

Ce premier programme est obtenu par construction systématique a partir de la spécification
du probleme. On pourra se référer au premier serveur centralisé correct du précédent paragraphe:
le programme des taches lecteurs et rédacteurs est notamment inchangé, tandis que le corps des
serveurs est relativement affecté bien que leur structure générale reste la méme.

procedure lecteurs_redacteurs_3.1 ¢s
-- primitives de gestion de I’affichage: idem versions centralisees
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serveur lecteur(i serveur lecteur (i

‘ lecteur(i) ‘ ‘ lecteur( 1+1

antoriser lecture
serveur lecteur(
fin lecture

- lecteur(1)
serveur lecteur(1) lecteur(L)
1)
gty Lo

[E—— o)

antoriser écrituré

Fic. 9.4 — Synchronisation distribuee avec Jeton circulant

task type redacteur is
entry TonServeurEst(mon_serveur: ¢n serveur_local) ;
end redacteur;

task type lecteur is
entry TonServeurEst(mon_serveur: in serveur_local) ;
end lecteur;

task type serveurlocal is
entry TonVoisinEst(mon_voisin: in serveur_local) ;
entry jeton(nblect, nbred: in integer );
entry autoriser_lecture;
entry fin_lecture;
entry autoriser_ecriture;
entry fin_ecriture;
end serveur_local

task body lecteur is
procedure consommer_lecture ...;
info : contenu_affichage ;
serveur: access serveur_local ;
begin
accept TonServeurEst(mon serveur: in serveur_local)
serveur.all:= mon_serveur;
end TonServeurEst ;
loop
serveur.autoriser_lecture ;

read (info);
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serveur.fin_lecture ;
consommer_lecture(info) ;
end loop;
end lecteur;

task body redacteur is
procedure produire_information ...;
info : contenu_affichage ;
serveur: access serveur_local ;
begin
accept TonServeurEst(mon serveur: in serveur_local) do
serveur.all:= mon_serveur;
end TonServeurEst ;
loop
produire_information(info) ;
serveur.autoriser_ecriture ;
write (info) ;
serveur.fin_ecriture ;
end loop;
end redacteur;

task body serveurlocal is
NL; NR: ¢nteger
voisin : access serveur_local ;
begin
accept TonVoisinEst(mon_voisin: in serveur_local) do
voisin.all := mon_voisin ;
end TonVoisinEst ;

loop
select
accept jeton( nblect, nbred: in integer ) do
NL := nblect ; NR := nbred ; -- on reccoit le jeton
end jeton;
voisin.jeton(NL, NR); -- on passe le jeton au voisin
or

accept autoriser_lecture do
accept jeton(nblect, nbred: in integer ) do

NL := nblect ; NR := nbred ; -- on reccoit le jeton
end jeton;
while (NR /=0) loop -- on attend que la fin des ecritures
voisin.jeton(NL, NR); -- on passe le jeton au voisin
accept jeton( nblect, nbred: in integer ) do
NL := nblect ; NR := nbred ; -- on reccoit le jeton
end jeton;
end loop; -- NR = 0: on peut autoriser la lecture, mais on
voisin.jeton(NL+ 1, 0) ; == revoit le jeton d’abord

end autoriser_lecture

e
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or
accept fin_lecture do
accept jeton(nblect, nbred: in integer ) do

NL := nblect ; NR := nbred ; -- on reccoit le jeton
end jeton;
voisin.jeton(NL- 1, NR); -- on passe le jeton au voisin

end fin_lecture
or
accept autoriser_ecriture do
accept jeton( nblect, nbred: in integer ) do

NL := nblect ; NR := nbred ; -- on reccoit le jeton
end jeton; -- on attend que la fin des lectures et des ecritures
while (NL + NR /=0) loop

voisin.jeton(NL, NR); —-- on passe le jeton au voisin

accept jeton(nblect, nbred: in integer ) do

NL := nblect ; NR := nbred ; -- on reccoit le jeton
end jeton;
end loop;
end autoriser_ecriture ; -- on peut autoriser ’ecriture : mais on debloque

-- d’abord le redacteur, car il bloque tout le monde
voisin.jeton (0, 1) ;
or
accept fin_ecriture do
accept jeton( nblect, nbred: in integer ) do

null; -- on reccoit le jeton mais on sait deja qu’il vaut (0,1)!!
end jeton;
voisin.jeton (0, 0) ; -- on passe le jeton au voisin

end fin_ecriture;
end select;
end loop;
end serveur_local ;

le_lecteur: array (1..L) of lecteur;
le_serveur_lecteur : array (1..L) of serveur_local ;
le_redacteur: array (1..R) of redacteur;
le_serveur_redacteur : array (1..R) of serveur_local ;

begin

foriin 1..L loop
le_lecteur(i).TonServeurEst (le_serveur_lecteur(i)) ;
if (i=1L) then

le_serveur_lecteur(L).TonVoisinEst (le_serveur_redacteur(1)) ;

else leserveur_lecteur(i).TonVoisinEst(le_serveur_lecteur(i+1)) ;
end if;

end loop;

foriin 1.R loop
le_redacteur(i). TonServeurEst(le_serveur_redacteur(i));
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if (i=R) then
le_serveur_redacteur(R).Ton VoisinEst(le_serveur_lecteur(1)) ;
else leserveur_redacteur(i).TonVoisinEst(le_serveur_redacteur(i+1)) ;
end if;
end loop;

le_serveur_redacteur(1).jeton (0, 0 ); -- on donne le depart du jeton.

end lecteurs_redacteurs;

On peut en fait simplifier le parcours du jeton, en constatant que lorsqu’un rédacteur écrit, il
bloque par définition tous les autres processus. ainsi, le jeton peut rester bloqué chez le rédacteur
tant qu’il n’a pas terminé son écriture.

le serveur local peut donc étre écrit plus efficacement comme suit :
le typage de ’entrée jeton devient :
entry jeton (nblect: in integer ) ;

La modification du corps de la tache serveur_local est laissée en exercice.

9.3.2 Eliminer la famine - Programmer 1’équité.

Le programme précédent respecte bien les spécifications, mais la famine reste possible.

Cette famine (provenant du select dans les serveurs locaux décrits précédemment) prend les
deux formes vues précédemment avec la synchronisation centralisée :

— une série de lectures peut se prolonger indéfiniment méme si une écriture est en attente.

— une série d’écritures peut se prolonger indéfiniment méme si une lecture est en attente.

Mais en plus, une famine plus sournoise provient de I'introduction du jeton dans les serveurs:
en effet, les serveurs locaux peuvent trés bien ne faire que circuler le jeton (en acceptant toujours la
premiére alternative du select), et en ignorant par conséquent la requéte provenant des processus
qu’ils contrélent.

Ce type de famine est improbable en pratique: en effet, si un processus a émis une requéte a
son serveur, il existe nécessairement une durée non nulle pendant laquelle le serveur sera en attente
sur select, avec l’alternative de traitement de requéte acceptable, et 'alternative de réception
du jeton ouverte mais non acceptable. Cette durée est due au fait que lorsqu’un serveur s a fini
d’émettre le jeton & son serveur voisin, le serveur voisin effectue d’une part certains calculs avant
de le transmettre, et d’autre part, le délai de transmission du jeton entre tous les autres processus
serveurs, avant le retour sur le serveur S, n’est pas nul.
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Cependant, de maniére théorique, aucune hypotheése ne peut étre faite sur 'implantation du
select et il est préférable de se garantir par une programmation robuste qui peut étre obtenue en
utilisant, ici aussi, une alternative else dans le select.

De maniere générale, un serveur local a la forme suivante :

task body serveur_local is
-- declarations locales...
begin
-- initialisation...
loop
select
accept jeton(etat: in etat) do ...
end jeton
or
accept requete(req: in requete) do ...
end requete
end select;
end loop;
end serveur_local ;

avec éventuellement le traitement de plusieurs requétes distinguées (comme c’est le cas dans le
serveur local pour les lecteurs-rédacteurs).

pour éviter que l'alternative de réception du jeton soit éternellement prise, il suffit de donner
priorité dans le select a ’acceptation de la requéte:

select
accept requete(req: in requete) do ...
endequete
else
accept jeton(etat: in etat) do ...
end jeton
end select;

L’inconvénient de ce programme est qu’il limite le parallélisme : si lorsqu’on entre dans le select
aucune requéte n’est parvenue, alors on se bloque sur ’attente du jeton, méme si une nouvelle
requéte que 'on pourrait traiter arrive avant que ’alternative d’acceptation du jeton ne soit ac-
ceptable. une solution plus pertinente consiste donc a intégrer dans le else un nouveau select entre
I’acceptation du jeton et celle d’une requéte, de la facon suivante :

select
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accept requete(req: in requete) do ...
end requete; ...
else
select
accept requete(req: in requete) do ...
end requete
accept jeton(etat: in etat) do ...
end jeton; ...
end select;
end select;

La famine diie a I'introduction du jeton peut donc étre facilement et systématiquement enlevée.

Une fois cette famine évitée, 'introduction du jeton circulant et la définition d’une politique
équitable entre le traitement du jeton et celui des requétes locales, entraine la définition d’une
politique équitable pour I’allocation des ressources entre les processus clients. Ainsi, dans ’exemple
des lecteurs-rédacteurs: un rédacteur ne peut écrire que s’il possede le jeton. Or, le jeton ne peut
passer directement de rédacteur en rédacteur qu’au plus (R-1) fois: ensuite, il ira nécessairement
vers un lecteur, et, par suite, une série d’écritures ne peut se prolonger indéfiniment sans interruption
par une lecture. La famine des lecteurs a donc été évitée grace a I'introduction du jeton.

Il est clair qu’on peut varier a I’infini les politiques : nous recommandons simplement au lecteur
de veiller, lorsqu’il introduit une nouvelle politique pour lever tel défaut, de ne pas introduire un
nouveau défaut. Dans de nombreux cas, la simplicité sera la meilleure regle, et dans tous les cas on
ne s’abstiendra pas d’utiliser les modeles de validation et d’évaluation que nous avons présenté au
chapitre 8.
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Annexe A

Notions sur le langage ADA
séquentiel

Dans cette annexe, nous présentons brievement les notions simples de ADA séquentiel. Le but
de cet annexe est de faciliter la lecture du document pour un lecteur ne connaissant pas ce langage,
mais ne constitue pas un cours sur ce langage.

Le langage ADA intégre de nombreux concepts avancés de la programmation : des outils pour la
programmation modulaire, une distinction (quelquefois un peu lourde) entre le mode d’emploi d’un
objet (appelé spécification) et son implantation (appelée corps), les traitements des exceptions, des
mécanismes de généricité et la notion de taches. Une tache en ADA est un ensemble d’instructions
que doit exécuter un processus. Un programme ADA séquentiel ne comporte qu’une tache alors
qu’un programme ADA paralléle en comporte plusieurs. L’exécution d’un programme ADA parallele
demande autant de processus qu’il y a de tiches définies dans le programme. Le lecteur devra se
référer a des ouvrages comme [1] et [2] pour avoir une vue compléte du langage. Ce qui suit n’est
qu’un bref balayage de la syntaxe élémentaire. Les notions de paquetages, de généricité, de surcharge
et d’exceptions, par exemple, ne seront pas présentées dans ce chapitre, mais pourront étre utilisées
a titre d’exemples dans certains programmes.

Nous décrivons ici des éléments de ADA séquentiel. Ces notions sont communes a Pascal, C,
etc. Les mots écrits en italique sont les mots réservés du langage.

A.1 Les déclarations

Toute unité de programme peut comporter des déclarations de type, de constante ou de variable.
Par exemple :

type couleur zs ( bleu, blanc, rouge, vert, jaune);
type table is array (1 ..100) of integer;
type tmatrice s array (1 .. 100, 1..500) of float;
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type pointeur is access couleur;
type data is record
mois: integer range 1..12;
an: integer;
end record;
drapeau: boolean:= false;
x,y,toto: float:= 0;
epsilon : constant adafloat:= 0.1;

On a défini ci-dessus cinq types: un type énuméré, deux types tableau, un type pointeur sur
un élément de type couleur et un type enregistrement ; drapeau est une variable de type booléen
initialisée a faux et epsilon est une constante de type flottant. Les types integer, boolean et
character sont des types prédéfinis du langage. table(20..30) désigne un sous tableau de table.
On peut aussi définir des types de tableaux appelés non contraints:

type vecteur is array ( integer range <> ) of float;
v: vecteur(1..4): = (1.0, 2.0, 3.5, 4.2) ;

n: tnteger: = 4;

w: vecteur(1l..n);

La déclaration de type spécifie le type de I'indice mais pas la taille du tableau. En revanche,
cette taille devra étre spécifiée lors de la déclaration de 'objet. Par exemple les déclarations ci-
dessus fixent la taille a 4: la premiere en donnant une valeur initiale, la deuxieme en indiquant
Iintervalle d’indexage.

A.2 Les expressions

Pour ces types prédéfinis, il existe des opérateurs prédéfinis: logiques (and , or , not zor ),
de relation (=, /=, >, >=, etc), additifs (4, -, &), multiplicatifs (*, /, mod , rem ), autres (**, abs
, etc). A partir de ces opérateurs on peut construire des expressions comme epsilon*(3 + x).

A.3 Les créations dynamiques d’objets

Ayant déclaré une variable de type acces (on dirait pointeur en Pascal), la création dynamique
de structures de données peut se faire comme suit :

type acces_entier is access integer ;
a_entierl : acces_entier;

i: integer :=10;

a_entierl := new integer ;
a_entierl.all:=1i;
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L’appel a I’allocateur dynamique se fait par new suivi du type de 'objet accédé. Avant ’affec-
tation, a_entier1 avait la valeur prédéfinie null. I.’objet accédé est désigné par I'identificateur de
pointeur suivi de I’extension all. Si 'objet accédé est un enregistrement, la sélection d’un champ de
cet enregistrement se fait par une extension composée simplement d’un point suivi de I'identificateur
de champ. On peut construire des structures chainées de la maniére suivante :

type cellule;
type lien 2s access cellule;
type cellule is record
cl: integer ;
suivant : lien ;
end record
a_liste: lien ;

a_liste: = new cellule;
a_liste. cl: = 6
a_liste.suivant : = new cellule;

La derniere instruction ajoute une cellule chainée a la précédente.

A.4 Les instructions

L’instruction de base est ’affectation: toto := x + y;
L’instruction vide se traduit par: null;

Les instructions composées sont la conditionnelle, le choix multiple et la boucle. Des exemples
d’utilisation sont donnés ci-dessous :

1. la conditionnelle :
if (note < 12) then put ( "est septembrise"); end if;

ou bien

if (note < 12) then

put ( ”est septembrise”) ;
else

put ( ”part en vacances”);
end if;
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Il existe une forme étendue de la conditionnelle avec autant de elsif que nécessaire :

tf ... then ... elsif ... then ... else ... end if

2. le choix multiple : avec couleur_table variable de type couleur:

case couleur_table is
when bleue [xblent0;
when romge x: =0;
when otheraull;
end case;

Le case peut se trouver sans la clause others. Dans ce cas, il faut s’assurer que 'une des
alternatives when est vraie dans tous les cas sinon une erreur a I’exécution peut intervenir.

3. la boucle: il en existe deux types. Pour ['une le test d’arrét se fait a partir d’une expression
logique. L’autre utilise un compteur et un intervalle de variation.

while (x> 0) loop
X:=x- 1;
end loop;

for i in 1..10 loop
xX:x *x;
end loop;

Il est possible de construire des boucles infinies entre les mots clés loop et end loop (des
exemples sont donnés dans la suite).

A.5 Les sous programmes

Les sous programmes sont I’outil de base de la modularité. Il en existe deux types: procedureet
function. La déclaration d’un sous programme peut se faire en deux étapes: la déclaration de la
spécification du sous programme (i.e. son mode d’emploi) et la déclaration de son corps (i.e. son
implantation).

Voici quelques exemples de déclarations de spécification (on parle aussi d’en-téte de procédure):

procedure aleatoire;

procedure stocker (information: in ada integer; tampon: in out tab_entier);
function factoriel (a: in integer ) return integer ;

function mult (a, b: 4n matrice) return matrice;
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Dans ces déclarations, on distingue trois modes de passage de parameétres:

— in: le parametre formel est une constante & l'intérieur de la procédure. Il ne peut pas étre
modifié par le sous programme. Ce mode correspond approximativement au passage par valeur
en Pascal.

— out: le parametre formel est une variable qui ne peut pas étre lue par le sous-programme,
mais seulement écrite (passage de parametre par résultat).

— inout: le parameétre formel est une variable qui peut étre lue et modifiée (passage de parameétre
par donnée-résultat).

Lorsqu’une fonction est déclarée, le type du résultat suit le mot clé return. Les fonctions ne
peuvent avoir que des parametres in.

Le corps d’un sous programme reprend intégralement la partie spécification (ce qui permet
d’omettre la déclaration de spécification quand elle n’est pas indispensable), puis contient d’éven-
tuelles déclarations et enfin la partie impérative délimitée par les mots clés begin... end. Par
exemple, si cas est le type énuméré (indefini, impossible, defini):

function SorteEquation (a, b: in float ) return cas is
—-- Ici, il peut y avoir des declarations
begin
if (a=0) and (b=0) then
return indefini;
elsif (a=0) then
return impossible ;
else
return defini;
end 1f;
end SorteEquation ;

procedure ResoudreEquation (a,b: in float; x: out float ) is
begin
x:=b /a;

end ResoudreEquation ;

L’appel du sous-programme est composé du nom du sous-programme suivi éventuellement de
la liste des parametres effectifs. 1l existe plusieurs syntaxes possibles, dont la suivante, dite “posi-
tionnelle” : la correspondance parametre effectif - parametre formel se fait suivant la position dans
la liste. Un appel de procédure est une instruction alors que I’appel d’une fonction rend un résultat
qui doit étre utilisé dans une instruction.

Exemple: si tableau de points est une variable de type tableau d’entiers stocker la procédure
définie ci-dessus, nous pouvons écrire :

stocker ( 100, tableau-de-points ) ;
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En réutilisant la fonction SorteEquation et la procédure ResoudreEquation (a noter 'intro-
duction d’un bloc structuré nommé bloc, avec déclaration de variable locale au bloc) :

bloc :
declare
solution: float
begin
case SorteEquation (10, 15) is
when impossible => null;
when defini =>
put ( ”la solution est” );
ResoudreEquation ( 10, 15, solution );
put ( solution );
when indefini => null;
end case;
end bloc;

Ceci conclut notre breve présentation des outils simples du langage ADA séquentiel. Pour ter-
miner, nous présentons un exemple de programme avec un programme principal :

with TEXT_10; use TEXT_O;
procedure calculateur is
package FLOTTANTS_IO zs new FLOAT_IO(float ); use FLOTTANTS_IO;
a, b, result: float;
opr: character;
begin
while not end_of file(standard_input) loop
get (a); get (opr); get (b);
case oOpT ¢S
when '+’ => result:= a + b; put ( result );
-7 => result:=a- b; put ( result );
when => result:=a * b; put (result );
when '/’ => result:=a / b; put ( result );
when others => put (7 Erreur: operateur illegal ”);
end case;
end loop;
end calculateur ;

when
1k

Ici le programme principal est la procédure calculateur. Elle utilise une librairie standard
d’entrée-sortie TEXT_IO pour des fichiers texte. Les commentaires commencent par un double
tiret et se terminent en fin de ligne. end_of file et standard_input sont des fonctions du module
TEXT_IO et retournent respectivement un booléen et le nom du fichier standard d’entrée-sortie.
Les caracteres s’expriment entre simples apostrophes.



