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Résumé

Cette thése introduit deux outils pour I'acces performant aux données d’un algorithme & front
d’onde dans un contexte d’exécution out-of-core.

Ces algorithmes sont facilement parallélisables en utilisant des techniques de macro-pipelining,
qui permettent un recouvrement des calculs et des communications. Le premier outil part du
constat que les performances des opérations de lecture/écriture dans une telle situation sont
désastreuses : les données sont éclatées sur disque et leur rapatriement en mémoire est long et
cotiteux. Le nouvel agencement de données sur disque proposé permet de résoudre ces problémes
en accédant aux données uniquement de maniére contigué.

Si ce premier outil décrit comment accéder aux données, le deuxiéme est un modéle de
synchronisation qui décrit quand y accéder. En effet, 'exécution paralléle et concurrente des
algorithmes & front d’onde nécessite un controéle strict des temps d’accés et des temps d’attente.
Le modeéle présenté dans cette thése remplit ce role, tout en donnant des garanties de propriétés
intéressantes pour les applications itératives : verrouillage pro-actif, évolution sans interblocages,
progression homogéne des taches.

L’utilisation de ces deux outils a été intensivement testée sur un benchmark de référence et
expérimentée sur des machines de la plate-forme Grid’5000.

Mots-clés: Synchronisation, algorithmes itératifs, verrou de lecture/écriture, évitement des in-
terblocages
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Introduction générale

Sur les plate-formes de calcul modernes, le parallélisme s’exprime & tous les niveaux maté-
riels : instructions vectorielles, processeurs multi-cceurs, cartes multi-processeurs, clusters puis
grilles. Ces éléments se retrouvent dans du matériel commun et trés répandu. Du coté logiciel,
les systémes d’exploitation proposent les modéles & base de processus puis de threads. Les appli-
cations écrites pour des plate-formes séquentielles donnent généralement de piétres performances
sur ces plate-formes paralléles, tandis que I’écriture de code paralléle est encore un défi stimulant.

Parmi les applications séquentielles, une catégorie d’entre elles se transforme facilement en
applications paralléles. Ces applications ont la caractéristique d’effectuer un calcul sur un espace
de données discret en prenant en compte les éléments voisins & distance finie. La méthode de
parallélisation consiste & inverser le sens de parcours traditionnel des données, afin de pouvoir
effectuer des calculs paralléles sur des ensembles de données qui ne s’impactent pas entre eux.
La mise en évidence de ces ensembles fait apparaitre une onde qui semble traverser ’espace de
données, ce qui donne leur nom & cette catégorie d’applications : les algorithmes & front d’onde.

Les applications de calcul scientifique utilisent largement cette méthode de parallélisation.
La comparaison de séquences génétiques en biologie, ’algébre linéaire en analyse numérique, la
propagation de flux en physique sont autant de domaines scientifiques ot les algorithmes a front
d’onde sont utilisés pour obtenir une exécution paralléle des calculs.

Dans ces applications, une large part de I’exactitude et du caractére interprétable des résultats
est contrainte par la taille de I’espace de données. En effet, pour obtenir des résultats plus fins, il
faut généralement faire grossir 'espace de données, ce qui conduit & une augmentation rapide de
la quantité de données a traiter par l'algorithme & front d’onde. Cette modification du contexte
d’exécution peut faire apparaitre de nouveaux problémes qui demandent de modifier radicalement
la technique de mise en ceuvre des algorithmes a front d’onde.

De plus, ces algorithmes se caractérisent par un parallélisme fort, dont il faut controler les
mécanismes de cohérence, sous peine d’effectuer des calculs inexacts. Les outils de verrouillage
que proposent habituellement les systémes d’exploitation pour réaliser ce controle sont inadaptés
ou nécessitent un effort de mise en ceuvre important afin d’éviter toute situation de blocage.

Problématique

L’augmentation des quantités de données a traiter au-dela de la taille de la mémoire disponible
pose un probléme majeur de performance du modéle d’exécution. Ignorer ce facteur et en déléguer
la gestion au systéme d’exploitation peut donner des résultats désastreux en terme de temps de
calcul, tandis que sa prise en compte au niveau applicatif nécessite un effort de mise en ceuvre
pour obtenir une performance maximale.

De plus, bien que les algorithmes a front d’onde aient des caractéristiques connues et soient
trés similaires entre eux, leur mise en ceuvre continue de demander les mémes efforts de pro-
grammation & chaque fois. L’'un des problémes a I'implémentation consiste & séparer la partie

13



Introduction générale

calculatoire de I’algorithme de la partie qui controle la synchronisation.

Contributions

Cette thése propose de résoudre les deux problémes énoncés par les contributions suivantes :
un agencement de stockage optimisé permettant un accés rapide aux données, particuliérement
adapté lorsque les données ne peuvent rester en mémoire, et un modeéle de synchronisation qui
permet de séparer complétement les deux parties qui constituent 1'algorithme & front d’onde, ne
laissant que la partie calculatoire a la charge de l'utilisateur.

Organisation

La premiére partie de cette thése est consacrée a la description des algorithmes a front d’onde,
qui sont 'objet de ’étude présentée.

La deuxiéme partie présente les résultats théoriques obtenus au cours de la thése. Le chapitre 2
résume les problémes d’accés aux données liés au calcul out-of-core (i.e. pour lequel la quantité
de données a traiter est supérieure a la quantité de mémoire disponible), ainsi que les solutions
proposées. Le chapitre 3 définit le nouveau modéle de synchronisation, dans sa forme générale et
sa forme canonique, et donne les preuves de certaines de ses propriétés intéressantes. Le chapitre 4
est centré sur la construction de la structure de treillis sur ’espace de configurations du modéle
de synchronisation. Ces travaux ont été publiés dans [13; 11; 12].

La troisiéme partie est consacrée aux résultats expérimentaux. La plate-forme de test utilisée
est décrite dans le chapitre 5, puis les résultats des expériences permettant de valider les acquis
théoriques présentés dans la deuxiéme partie sont détaillés dans les chapitres 6 et 7. Enfin, le
chapitre 8 expose les travaux réalisés pour 'usage des apports de cette thése dans des applications
réelles.
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Chapitre 1

Modéle algorithmique

Les algorithmes & front d’onde tirent leur nom de leur modele d’exécution parallele, mais
a l'origine il s’agit d’algorithmes séquentiels dont la caractéristique est que les calculs sur les
éléments d’un espace de données discret soient locauz au sens de la distance entre les positions
des éléments. Le formalisme des ces algorithmes est décrit dans [36].

Ces algorithmes effectuent un calcul de mise & jour sur chacun des éléments de ’espace de
données discret, calcul nécessitant de connaitre la valeur de certains éléments voisins & distance
finie et connue. On parle également de dépendance de données de 1’élément calculé sur les éléments
voisins nécessaires a son calcul.

De tels algorithmes séquentiels sont par exemple générés par la méthode des différences finies
pour rechercher la solution d’une équation différentielle partielle.

La figure 1.1 montre un extrait d’un espace de données bi-dimensionel avec un exemple de
dépendance de données sur quatre voisins. Dans cet exemple, le calcul qui met & jour la valeur

de 1’élément en (

(ji1>et<ji1>'

;. ) a besoin de connaitre la valeur des éléments en < ‘ ; 1 ), < ! —; 1 >,

j—1 J+1

FiG. 1.1 — Dépendance de données sur quatres voisins.

Il est important de noter que 'immense majorité de ces algorithmes repose sur la convergence
des résultats. Il est donc souvent nécessaire de répéter itérativement les calculs jusqu’a obtenir
la précision souhaitée, ou jusqu’a un nombre fixé d’itérations. C’est cet aspect itératif qui jus-
tifie l'intérét porté & ces algorithmes : une exécution compléte devient alors trés gourmande en
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Chapitre 1. Modéle algorithmique

ressources, mais justifie aussi le choix de paralléliser ces algorithmes.

1.1 Schéma d’exécution

1.1.1 Exécution séquentielle

Le schéma d’exécution habituel d’un algorithme & front d’onde est de parcourir I'espace de
données le long de chacune des dimensions et d’effectuer le calcul sur chacun des éléments. Ce
schéma d’exécution, dont la figure 1.2 donne un exemple, est classique d’un traitement de données

bi-dimensionelles.
. i
J

Y

Y

Y

y

Fic. 1.2 — Exécution séquentielle.

Dans cet exemple, on parcourt I’espace de données lignes par lignes et on effectue sur chaque
élément un méme calcul qui dépend des voisins de ’élément, puis on répéte 'opération pour
chaque itération.

1.1.2 Exécution paralléle

Etant donné un algorithme séquentiel affichant une dépendance de données pour le calcul d’un
élément, il est aisé de constater que deux éléments u et v de ’espace de données tels qu’aucun des
deux n’est dans la dépendance de données de I'autre peuvent étre calculés de maniére concurrente.
En effet, a cause de la localité du calcul, 'impact du calcul de u sur v n’apparait qu’apres plusieurs
itérations, le temps qu’il se propage & tous les éléments intermédiaires. Sur une unique itération,
il est donc possible de calculer u et v en paralléle.

Dans ’exemple de dépendance de données de la figure 1.1, les premiers éléments calculables
en paralléle d’un élément donné sont ceux placés en diagonale. On peut en déduire le schéma
d’exécution paralléle donné par la figure 1.3.

On voit sur cette figure que le parcours commence par le méme premier élément, en haut
a gauche. A partir du point de séparation (), qui figure la fin du calcul du premier élément,
deux éléments dont les dépendances ont été mises & jour conformément au modéle d’exécution
séquentielle peuvent étre calculés :

— L’élément situé & droite

— L’élément situé en-dessous

20



1.1. Schéma d’exécution

FiG. 1.3 — Exécution parallele.

L’élément a droite correspond au choix qui est fait lors d’une exécution séquentielle. Cependant,
avec la dépendance de données considérée, I’élément en-dessous peut étre calculé également, en
paralléle de I’élément de droite.

La figure 1.4 illustre ce principe. L’élément déja calculé est schématisé en gris clair, tandis
que les éléments calculables en paralléle sont en gris foncé. Les fleches indiquent les voisins dont
dépendent les éléments calculables. Comme les voisins communs ne sont pas modifiés, ils peuvent
étre accédés de maniére concurrente. Lorsque le calcul sur ces deux éléments a été effectué, les
éléments de la diagonale suivante peuvent étre exécutés en paralléle, etc, ce qui donne l'impression
que le calcul « se déplace » en diagonale comme une vague, d’ot le nom d’algorithme & front

d’onde.
T
|

A"

v

F1G. 1.4 — Elements concurrents au point S.

De maniére duale, lorsque le calcul atteint le point de jointure (J), qui figure le début du calcul
du dernier élément, il est nécessaire de s’assurer que les voisins qui composent la dépendance de
données ont tous été calculés.

La figure 1.5 montre les voisins déja calculés en gris clair et l’élément considéré pour le
calcul en gris foncé. La dépendance de données implique d’attendre que les deux voising aient
été calculés avant de commencer le calcul du dernier élément, afin que les modifications aient été
propagées conformément au modeéle d’exécution séquentielle.

Dans le schéma d’exécution de la figure 1.3, il y a un point de séparation a la base de chaque
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e

_

FiG. 1.5 — Elements concurrents au point .J.

fleche en pointillés et un point de jointure a la pointe de chacune d’elles.

Dans un cas réel, la taille de ’espace de données est telle que la mise en ceuvre de ’algorithme
ne considére pas les éléments isolés, mais les regroupent en blocs. Ceux-ci peuvent étre vus comme
des éléments atomiques de calculs, bien qu’ils soient constitués d’une quantité non-atomique de
données.

La technique qui consiste a découper I’espace de données en blocs afin de permettre ’exécution
concurrente de blocs est appellée pipeline. On peut également remarquer que 'ordre de parcours
des dimensions est inversé dans ce schéma d’exécution afin de prendre en compte le nouveau
découpage des données.

Dans ce modéle a pipeline, on associe & chaque bloc de données une tache chargée de calculer
la mise & jour de tous les éléments du bloc. Pour faire ce calcul sur les bords de son bloc, chaque
tache a besoin de connaitre des frontiéres d’éléments provenant des blocs voisins, conformément
a la dépendance de données. Pour I’exemple précédent, ces frontiéres de blocs sont spécifiées par
la figure 1.6.

Fi1c. 1.6 — Frontiéres des quatres voisins.
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1.2. Benchmark de référence

La tache chargée d’effectuer le calcul du bloc ( ; ) a besoin de connaitre les frontiéres

suivantes (en gris sur la figure) :

— Bottom Frontier (BF) : Frontiére basse du bloc situé au-dessus,
— Right Frontier (RF) : Frontiére droite du bloc situé a gauche,
— Left Frontier (LF) : Frontiére gauche du bloc situé a droite,
— Top Frontier (TF) : Frontiére haute du bloc situé au-dessous.

Comme ces frontiéres proviennent de blocs différents, mis & jour par des taches concurrentes, il
est nécessaire de disposer d’un outil de synchronisation pour permettre un contréle algorithmique
du déclenchement des taches au niveau des points de séparation et de jointure, ainsi que d'un
mécanisme de communication permettant de transférer ces frontiéres entre les taches.

La sémantique associée a 1’accés aux données pour un tel algorithme est similaire a celle des
verrous de lecture/écriture (Read- Write Locks). En effet, on peut voir le bloc de données associé
4 une tache comme étant une donnée accédée en écriture par la tache, tandis que les frontiéres
des blocs voisins dans la dépendance de données sont des données accédées en lecture par la
tache.

1.2 Benchmark de référence

Dans cette thése, les expériences ont été réalisées sur un benchmark de référence : 'algo-
rithme du Livermore kernel 23, qui correspond au calcul d’un probléme d’hydrodynamique. Cet
algorithme fait partie de la série Livermore loops [33], qui fait elle-méme partie de la collection
de benchmarks LinPack, utilisée notamment pour le TOP500 qui classe les 500 machines les
plus puissantes au monde. L’algorithme 1.1 donne le pseudo-code séquentiel de ce benchmark.
Ce benchmark est un algorithme a front d’onde avec la dépendance de données de la figure 1.1.
Il a la particularité de faire intervenir, en plus de la matrice bi-dimensionnelle de données, cing
matrices de coefficients de tailles identiques. Cette caractéristique particuliére fait grossir la quan-
tité de données a traiter et fait basculer '’empreinte mémoire dans le domaine out-of-core plus
rapidement que pour d’autres algorithmes plus classiques.

Algorithme 1.1 Livermore kernel 23.
1: pour i =2 a N — 1 faire

2: pour j =2 a M — 1 faire

3: q < datali — 1][j] * zb[i][j] + data[i][j — 1] * zv][i][]]
+ datali][j + 1] * zu[d][j] + data[i + 1][j] * zr[i][4]
+ 2]

4: datali][j] < data[i][j] + 0.175 % (¢ — data[i][7])

5: fin pour

6: fin pour

Les matrices de coefficients sont notées zb, zv, zu, zr et zz et associent un coefficient & chacun
des éléments de la matrice de données, notée data, mis en jeu lors du calcul de I'algorithme sur
un élément donné.

Le calcul d'un élément en position < ; ) est divisé en cinq étapes, comme l'illustre la fi-

gure 1.7 :
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F1G. 1.7 — Etapes de calcul du Livermore kernel 23.

multiplication des quatres voisins par des coefficients,
addition d’un cinquiéme coefficient,
soustraction de I’élément calculé,

multiplication par une constante,

AN S

addition de I’élément calculé.
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Introduction de la deuxiéme partie

Cette partie vise & étudier le comportement et les performances des algorithmes & front
d’onde, dans le cadre d’une exécution out-of-core.

L’acces aux données est analysé selon deux axes : 'accés physique aux données afin de maxi-
miser les performances de la ressource de stockage, et l'accés temporel aux données afin de
garantir la cohérence des résultats du calcul.

Le chapitre 2 introduit un nouvel agencement de données destiné a résoudre les problémes
d’accés physique. Le chapitre 3 introduit un nouveau modéle de synchronisation, dont les proprié-
tés sont détaillées dans le chapitre 4, qui garantit, entre autres bonnes propriétés, la cohérence
des résultats.
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Chapitre 2

Agencement des données pour le calcul
out-of-core

Introduction

Ce chapitre est consacré a I'agencement des données dans un contexte de traitement sur
une seule machine ot la quantité de données a manipuler dépasse la quantité de mémoire locale
disponible. Un tel environnement est également appellé out-of-core, pour souligner le fait que les
données se situent loin du ceeur de traitement, le processeur. Dans cette situation, les données ne
peuvent qu’étre chargées par morceaux, traitées, puis réécrites sur disque. Pour les algorithmes
paralléles, tels que les algorithmes & front d’onde qui sont ciblés par cette thése, la contention
sur 'accés en lecture et en écriture au disque devient le véritable goulot d’étranglement de
I’application.

Dans un countexte in-core, 'approche habituelle consiste & charger intégralement les données
dans I'espace d’adressage, le chargement réel en mémoire étant délégué au systéme d’exploitation.
Les données sont alors chargées au fur et & mesure que l'algorithme y accéde, et peuvent rester
en mémoire pendant toute la durée du calcul.

Une transposition naive de cette méthode dans un contexte out-of-core engendre un effondre-
ment des performances : la totalité des données ne peut pas résider dans la mémoire physique au
méme moment, et le schéma d’acceés provoque une avalanche de défauts de pages que le systéme
d’exploitation essaie de résoudre en choisissant des données a décharger. Ce phénomeéne est égale-
ment appellé swapping. Les algorithmes classiques de choix des données a décharger ont tendance
a choisir les données les plus anciennes, au motif que I’absence d’accés signifie qu’elles ne sont
plus utiles. Or dans le cas des algorithmes & front d’onde, ce sont généralement des données qui
sont bloquées dans I'attente d’un point de jointure. Elles seront donc nécessaire & nouveau dans
un laps de temps court, ce qui va & ’encontre de leur sélection pour un déchargement sur disque,
comme le montre [’effet trou dans [9].

11 est donc nécessaire d’avoir recours a de nouvelles stratégies pour 'exécution des algorithmes
a front d’onde sur des espaces de données out-of-core. Certaines approches consistent & améliorer
la politique de préchargement des données, soit a partir de connaissances sur le sens de parcours
des données comme dans [37], soit en la modifiant directement dans le gestionnaire de mémoire
du systéme d’exploitation, comme proposé dans [9] avec les modules MMUSSEL et MMUM pour le
noyau Linux. La premiére technique tend & forcer le préchargement de données supplémentaires
a celles, inutiles, que le systéme d’exploitation précharge naturellement, tandis que la seconde
impose une intrication forte avec le noyau et reste trés spécifique & une application donnée.
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Dans ce chapitre, une nouvelle facon d’agencer les données pour optimiser les accés disques
est présentée. La proposition originale concerne les espaces de données bi-dimensionnels, bien
qu’elle puisse étre étendue aux dimensions supérieures.

2.1 Organisation des données

Pour obtenir des accés aux données sur disque optimaux, il n’y a que deux fagons de procéder :
adapter les accés au format de stockage ou adapter le format de stockage aux accés. La premiére
méthode nécessite des modifications profondes du schéma algorithmique d’accés aux données
qu’il n’est pas nécessairement possible de réaliser dans le cas général. La deuxiéme méthode, qui
correspond & l'approche prise dans cette thése, consiste a réaliser un stockage optimal sur disque,
sans qu’il soit nécessaire de modifier le schéma d’accés original de ’algorithme.

2.1.1 Stockage par lignes

Le stockage traditionnel d’une matrice de données bi-dimensionnelle se fait lignes par lignes
(ou colonnes par colonnes dans certains contextes, les problémes exposés étant similaires). La
figure 2.1 montre l'ordre dans lequel les éléments sont stockés sur disque. L’avantage de cet
agencement est que 'ordre de stockage des éléments est le méme que l'ordre de parcours des
éléments pour l'algorithme séquentiel.

(a) Matrice

Y

(b) Stockage sur disque

F1G. 2.1 — Stockage par lignes.

Cependant, comme expliqué en 1.1.2, le modéle d’exécution de ’algorithme parallele impose
un découpage de la matrice de données en blocs. Les éléments d’un bloc dans un stockage par
lignes ne sont pas contigus sur disque, ce qui implique d’avoir recours a plusieurs accés disjoints
pour accéder entiérement a un bloc. La figure 2.2 illustre ce phénoméne pour le premier bloc,
comme dans la figure 2.2(a). Les lignes d’éléments du bloc sont alors dispersées sur le disque,
comme le montre la figure 2.2(b).

Le chargement du bloc en mémoire et la réécriture sur disque nécessitent alors autant d’opé-
rations d’entrées/sorties disjointes que le nombre de lignes du bloc, ce qui est connu pour étre
inefficace et lent.
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(a) Matrice

X
\

v/ /%,

Y

(b) Stockage sur disque

FiG. 2.2 — Stockage par lignes, accés par blocs.

2.1.2 Stockage par blocs

Les acces disjoints étant par définition non-optimaux, le stockage par lignes est inadapté a
un usage maximal du support de stockage pour ’exécution de l'algorithme paralléle. Le stockage
alternatif généralement utilisé dans ce cas est le stockage par blocs. Dans ce format de données,
illustré par la figure 2.3, on regroupe les éléments constituant un bloc ensemble sur le disque,
comme le montre la figure 2.3(b). Les éléments situés a I'intérieur d’un bloc sont ensuite stockés
par lignes.

(a) Matrice

Y

(b) Stockage sur disque

FiG. 2.3 — Stockage par blocs.

Avec le stockage par blocs, I'accés & un bloc peut donc se faire avec une seule opération
d’entrée/sortie contigué. Dans l'exécution parallele d’'un algorithme & front d’onde, il est aussi
nécessaire d’accéder aux frontiéres de certains blocs voisins. Le stockage par blocs ne permet
I’accés contigu que dans le cas des frontiéres horizontales. La figure 2.4 détaille le placement
dans le stockage de deux frontiéres, 'une horizontale, 'autre verticale. Alors que les éléments
de la frontiére horizontale sont contigus sur disque, ceux de la frontiére verticale sont dispersés.
L’accés & la totalité d’une telle frontiére nécessite donc de lire autant d’éléments isolés que la
taille de la frontiére, ce qui est particuliérement désastreux en termes de performances.

Une fagon de limiter l'impact de ’accés aux frontiéres verticales est de charger la totalité des
blocs voisins et d’en extraire la frontiére par copie des éléments isolés. Cette copie s’effectuant
entre deux zones mémoires plutot qu’entre la mémoire et le support de stockage, la dégradation
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Y

Z

(a) Matrice

Z BN/ BN

7
2

Y

(b) Stockage sur disque

F1G. 2.4 — Stockage par blocs, accés aux frontiéres.

des performances est moindre, au prix d’une augmentation de ’empreinte mémoire. La taille des
blocs pouvant étre assez conséquente par rapport a la taille d’une frontiére, cette stratégie peut
s’avérer contraignante, obligeant & opter pour un parallélisme plus grossier afin de ne pas subir
a nouveau l'impact du swapping.

2.1.3 Stockage étendu

Afin de résoudre a la fois le probléme des éléments de blocs disjoints et le probléme des élé-
ments disjoints dans les frontiéres verticales, cette thése propose un nouvel agencement amélioré,
appellé stockage étendu. Cet agencement reprend 1’idée principale du stockage par bloc, qui ré-
soud le probléme du chargement des blocs, mais modifie la facon dont les éléments sont stockés
a l'intérieur des blocs. Le stockage d’origine de ces éléments, par lignes, est remplacé par celui
décrit par la figure 2.5.

TF - -

BF

LF RF

Y

FiG. 2.5 — Stockage étendu d’un bloc.

Le stockage se fait donc dans 'ordre suivant :
1. Les éléments de la frontiére supérieure (TF),
2. Les éléments de la frontiére gauche (LF'),

3. Les éléments au centre du bloc,
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4. Les éléments de la frontiére droite (RF),
5. Les éléments de la frontiére inférieure (BF.)

Ce stockage a le double avantage de permettre un accés contigu & la totalité du bloc, ainsi qu’un
acceés contigu a n’importe quelle frontiére du bloc. Son principal inconvénient est que les élements
des coins font chacun partie de deux frontiéres et sont donc présents en deux exemplaires dans
le stockage, ce qui implique la prise en compte des deux effets suivants.

Propagation des copies

A chaque modification d’un élément dans un des coins du bloc, il est nécessaire de propa-
ger le changement & chacune des copies. Si ce constat nécessite un effort particulier dans le cas
d’une implémentation directement accessible par 1'utilisateur, la plupart des langages de pro-
grammation modernes permettent de mettre en place une interface identique & celle utilisée pour
le stockage par blocs, de fagon & masquer & 'utilisateur la copie des éléments dupliqués. Compte
tenu de la taille des blocs, ces copies en mémoire sont négligeables. Ainsi, dans 'implémentation
réalisée au cours de cette these et détaillée dans la section 5.2, le langage utilisé (C++) permet
par une surcharge des opérateurs d’indexation, par exemple, de construire des objets a I'interface
identique & celle d’un tableau bidimensionnel.

Volume du stockage

Du fait de I'existence en plusieurs exemplaires de certains éléments, le stockage étendu est
plus volumineux que les stockages par lignes et par blocs. Cet effet est toutefois assez négligeable :
pour une matrice de données, dont la taille en stockage par lignes (ou par blocs) est notée T,
divisée en blocs de C' colonnes sur R lignes, avec des frontiéres d’épaisseur Fjp horizontalement
et I, verticalement telles que Fj, < % et F, < %, sa taille 7" dans le stockage étendu est donnée
par :

4*Fh>1<FU)
R«xC

Le facteur de surcoit est maximal lorsque Fy = g et F, = %, un cas extréme ou chaque
frontiére correspond a la moitié du bloc, ce qui est irréaliste du point de vue du modéle d’exécution
paralléle. Dans les cas pratiques, Fj, et F), sont souvent égaux a 1 ou 2, alors que R et C' sont au
moins un ordre de grandeur supérieur. Le surcolt du stockage est alors négligeable par rapport
a la taille du probleme et a la capacité du support de stockage.

En somme, les inconvénients du stockage étendu par rapport au stockage par blocs sont
minimes et peuvent étre facilement contournés avec une implémentation judicieuse.

T =Tx(1+

2.2 Changement d’agencement

On peut légitimement supposer que les données utilisées dans une application réelle sont
manipulées au-dela de ’application. Elles peuvent par exemple étre générées ou faire l'objet
d’un traitement préalable a I'utilisation de Iapplication. De méme, les données une fois calculées
peuvent étre visualisées par un autre outil ou subir d’autres manipulations. Dans 'optique de
pouvoir facilement insérer une application utilisant un agencement différent du stockage par
lignes dans une telle chaine d’outils, il est nécessaire d’effectuer deux transformations :

— un pré-traitement, qui permet de passer du stockage par lignes & un stockage pour I’ out-of-core,
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— un post-traitement, qui permet de passer du stockage pour I’out-of-core au stockage par lignes.
Ici, le stockage pour 1'out-of-core s’applique au stockage par bloc et au stockage étendu.

Parmi les différentes stratégies possibles pour 'implémentation du pré-traitement, celle mise
en ceuvre dans les expériences menées au cours de cette these utilise la méthode illustrée par
I’algorithme 2.1.

Algorithme 2.1 Pré-traitement.

ENTREES : Matrice de données avec stockage par lignes

SORTIES : Matrice de données avec stockage par blocs ou étendu
1: pour toute rangée r de blocs de taille w * h faire

2: [ < h prochaines lignes des données d’entrée

3 pour tout bloc b dans r faire

4: Ajouter les w * h éléments de [ correspondant & b aux données de sortie
5 fin pour

6: fin pour

Pour des blocs de w colonnes sur A lignes, 1'idée est de lire avec une seule requéte contigué
h lignes de la matrice de données d’origine, stockée par lignes. De cette fagon, on obtient en
mémoire le contenu de tous les blocs d’'une méme rangée. 11 suffit ensuite de copier pour chacun
de ces blocs h morceaux de w éléments afin de reconstruire en mémoire le bloc contigu, qui est
finalement réécrit dans la matrice de données de sortie.

Le post-traitement utilise la méthode inverse, comme indiqué par l’algorithme 2.2. Toutefois,
afin d’éviter de recharger chaque bloc h fois et de n’en extraire que w éléments & chaque fois,
on charge les blocs une seule fois et on éclate les h morceaux de w éléments dans la matrice
de données de sortie, aux emplacements qui correspondent dans le stockage par lignes. Cette
méthode utilise donc la capacité du systéme de stockage & réserver 'emplacement total de la
matrice de données de sortie et d’y écrire des éléments & un emplacement spécifié, ce qui est un
comportement largement répandu dans les systémes de fichiers.

Algorithme 2.2 Post-traitement.
ENTREES : Matrice de données avec stockage par blocs ou étendu
SORTIES : Matrice de données avec stockage par lignes

1: pour toute rangée r de blocs de taille w * h faire

2: pour tout bloc b dans r faire
3 pour toute ligne [ dans b faire
4: Ecrire | dans les données de sortie, & la position correspondante dans b
5: fin pour
6
7

fin pour
: fin pour

Par leurs structures, ces algorithmes s’utilisent sur des fichiers stockés sur disque en per-
mettant un chargement maximal en mémoire afin de diminuer le temps nécessaire a ces deux
opérations.

Conclusion

Ce chapitre s’est attaché & montrer les problémes liés au calcul out-of-core d’une application
a front d’onde, en se placant du point de vue d’une entité algorithmiquement atomique : le bloc.
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L’agencement étendu, apporté par cette thése, a été congu & partir des problématiques liées
aux agencements habituels, par lignes et par blocs. Enfin, I'intégration des agencements adaptés
au calcul out-of-core dans une application, au travers des opérations de pré-traitement et de
post-traitement, a été détaillée. Il reste & démontrer expérimentalement que ces deux manipula-
tions supplémentaires n’ont qu’un petit impact sur ’exécution compléte de I'application. Cette
démonstration sera fournie dans la partie IIL.
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Chapitre 3

Modéle de synchronisation

Introduction

Ce chapitre traite des aspects de synchronisation entre les tiches de calcul montrant une
dépendance de données. Le contexte va au-deld des algorithmes & front d’onde, puisqu’on ne
considére plus ici la localité mais uniquement la dépendance de données en tant que telle.

Le modéle de synchronisation que nous introduisons ici vise & proposer un environnement
permettant de simplifier la synchronisation d’un large panel d’applications. Celles-ci sont carac-
térisées par deux propriétés :

1. un ensemble de taches de calcul montrant une dépendance de données,

2. un calcul itératif.

Les algorithmes & front d’onde, comme celui du Livermore kernel 23, répondent & cette
définition, mais également toute une catégorie d’autres applications pour lesquelles la dépendance
de données n'implique pas une notion de voisinage entre les taches. La propriété de calcul itératif
n’est pas particuliérement nécessaire pour pouvoir utiliser notre modéle de synchronisation, mais
s’y adapte particuliérement bien. Ces applications sont donc simplement orientées données et
on suppose que la granularité des taches est telle que chacune d’elles exécute un programme
séquentiel, ce qui permet le recyclage de codes existants.

A cause de la dépendance de données, il est nécessaire de synchroniser I’accés aux données
par les taches. L’utilisation des mécanismes de verrouillage est habituellement une des difficultés
principale du calcul paralléle. 11 faut en effet assurer une forme d’équité entre les taches et
I’absence d’interblocages. Le but de notre modéle est de garantir ces deux propriétés. L’équité
est une propriété qui devient vraiment intéressante pour des applications de calculs itératifs, ou la
progression du nombre d’itérations calculées par chaque tache devient une métrique significative.

Dans ce modeéle, on suppose que chaque tache opére sur un ensemble de données défini
algorithmiquement, et que le résultat de son calcul peut étre utilisé en entrée du calcul d’une ou
plusieurs autres taches, comme décrit par exemple dans [5]. Ce type de systéme peut étre vu a
la maniére des algorithmes & front d’onde, ¢’est-a-dire ot chaque tache est responsable du calcul
sur une partie des données, a partir de données placées sous la responsabilité d’autres taches.

La figure 3.1 montre ’exemple de cette responsabilité pour 'algorithme du Livermore ker-
nel 28. Une tache chargée du calcul d’un bloc gris a besoin d’un acceés exclusif (E) a celui-ci, et
d’un acces inclusif (I) aux blocs blancs des taches voisines.

Cette sémantique est typiquement la méme que celle des verrous de lecture/écriture (Read-
Write Locks, RWL) qui sont proposés par tous les systémes d’exploitation modernes et dont
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FiG. 3.1 — Sémantique des acceés aux données pour le Livermore kernel 23.

des implémentations paralléles ([34; 28]) et distribuées ([42]) existent. On pourrait étre tenté
d’associer naivement de telles structures de données & chacun des blocs et demander & chaque
tache d’effectuer le verrouillage souhaité. Le principal défaut des RWL est que leur définition
n’impose pas 'ordre dans lequel le verrouillage est effectué dans le cas ou plusieurs taches en
font la requéte simultanément. C’est le cas par exemple pour les deux types de RWL définis
dans la norme POSIX [26] : pthread_rwlock_t et les verrous sur les fichiers (avec fcntl). Dans
ce cas précis, la norme spécifie qu’il n’y a pas de garantie sur 'ordre dans lequel les accés sont
octroyés, une implémentation en particulier pouvant opter pour une politique d’acceés favorisant
les écrivains sur les lecteurs.

Ce genre de libertés sur l'ordre dans lequel les accés sont octroyés est vue comme pratique
du point de vue du systéme d’exploitation, mais est clairement trés problématique du coté ap-
plicatif. Il est en effet possible qu’une inversion dans le cycle d’octroi conduise & une situation
d’interblocage qu’il est extrémement fastidieux de déboguer. L’autre inconvénient majeur de ce
genre de spécification des RWL est qu’il devient difficile de garantir une progression équitable
des taches. En cas de contention sur un verrou, deux écrivains pourraient parfaitement alterner
dans ’accés aux données, laissant les lecteurs dans une attente interminable.

De plus, le modeéle habituel des RWL octroie I'accés & une entité exécutive (processus ou
thread) et non pas a une entité de données. Ce genre de dissociation pourrait étre pratique pour
une tache qui souhaite réserver pro-activement une ressource dans un futur proche, ce qui lui
laisse de temps de faire d’autres activités avant de revenir a 'attente du verrou lorsque cela
devient indispensable.

3.1 Définition du modéle

Dans notre modeéle de synchronisation, les applications sont modélisées comme un ensemble
T de taches de calcul telles qu'il y ait une dépendance de données entre elles. Si I’application est
itérative, une ou plusieurs de ces taches peuvent étre récurrentes, c’est-a-dire s’exécuter plusieurs
fois.

Les dépendances de données sont modélisées par des opérations de lectures et d’écritures qui
ne sont pas nécessairement atomiques. Une dépendance de données de v € 7 vers w € 7 implique
que v ne peut s’exécuter que lorsque w ne s’exécute pas, sinon v pourrait lire des morceaux de
données incohérents de w, une partie datant d’avant I'exécution de w et 'autre d’aprés. Parmi
les approches possibles au probléme de I'atomicité des accés, la capture atomique, comme décrite
dans [41; 1; 17], permet un accés en exclusion mutuelle aux données. Toutefois, cette approche se
concentre principalement sur la protection des accés concurrents et les opérations sans attente,
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tandis que nous nous intéressons plus au controle algorithmique et a la cohérence des données,
particuliérement dans le cas d’un stockage hiérarchique.

Les dépendances de données entre les taches d'une application 7 sont modélisées par le graphe
de conflit.

Définition 3.1 (Graphe de conflit). On construit le graphe de conflit C(T) d’un ensemble de
taches T en plagant un arc entre v,w € T si v lit les données de w ou w lit les données de v.

Un sous-ensemble de taches T" C T est indépendant s’il n’y a pas de dépendance de données
pour toute paire de taches v,w € T". Les sous-ensembles de taches indépendants peuvent étre
exécutés en paralléle et il apparait clairement que 7" est indépendant si et seulement si il forme
un ensemble indépendant dans le graphe de conflit C'(7). La taille de ’ensemble indépendant
maximum dans C'(7") définit donc le parallélisme maximal qui peut étre atteint par 'application
7.

3.1.1 Ordered Read-Write Locks

Notre modéle de synchronisation est basé sur des verrous de lecture/écriture ordonnés, Or-
dered Read-Write Locks ou ORWL, c’est-a-dire pour lesquels ’ordre d’octroi des accés est celui
dans lequel les requétes ont été formulées (First-Come, First-Served). Une telle politique d’acces
a déja été implémentée efficacement pour le probléme plus simple de ’exclusion mutuelle dans
[15]. Cette politique est le point important du modéle car nécessaire aux preuves de bonnes
propriétés de celui-ci.

Les requétes de verrouillage sur les ORWL se font au travers de Lock Handles, ou LH. Les LH
permettent aux taches d’envoyer de nouvelles requétes & un ORWL tout en possédant déja un
acceés au verrou au travers d’un autre LH. L’acquisition d’un verrou passe donc par deux étapes :

1. Poser une requéte en lecture ou en écriture au travers d’'un LH. Cette étape insére la requéte
dans la queue FIFO du verrou pour un usage ultérieur (le requéreur est donc libre de continuer
son exécution).

2. Exiger la requéte précédente. Cette étape permet d’attendre jusqu’a ce que la requéte arrive
en téte de la queue FIFO du verrou, donnant ainsi accés au lecture ou en écriture & la ressource
associée.

Cette méthode de fonctionnement permet aux taches de préparer I’obtention d’un verrou en
avance, ce qui est notamment utilisé dans les applications itératives (voir la définition 3.5).

3.1.2 OQverlay

Notre modéle associe & un systéme de taches interdépendantes une couche de synchronisation
appellée overlay. Il s’agit d’'une abstraction du schéma d’accés aux données dont le role est de
donner le controle aux téches aux moments appropriés (en fonction de la dépendance de données
entre elles). Plus spécifiquement, on suppose que ’espace de données est partitionné maximale-
ment vis-a-vis des dépendances de données et qu’on associe a chaque morceau de données de ce
partitionnement (appellé lieu) un ORWL. Pour plus de simplicité, on utilisera indistinctement
la notion de requéte sur un lieu et sur PTORWL associé.

Du point de vue des taches, obtenir le controle se fait en faisant une requéte exclusive sur
chaque lieu qu’elles sont chargées de calculer. On peut alors voir les tiches comme étant pro-
priétaires de ces lieux. Les dépendances de données sont modélisées par les taches en faisant des
requétes inclusives sur les lieux qui sont la propriété d’autres taches. Lorsque toutes ces requétes
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ont été satisfaites, la tache est autorisée a effectuer son action de calcul sur les lieux dont elle est
propriétaire, en utilisant au besoin les données des lieux dont elle a obtenu un accés en lecture
seulement.

Le partitionnement en lui-méme dépend de 'application et ne fait pas parti du modéle. Dans
le cas du Livermore kernel 23, les lieux sont les blocs de données de la matrice d’origine et chaque
tache est propriétaire d’un seul lieu. Les taches entrent ensuite en compétition pour ’obtention
des acces en écriture a leurs lieux et en lecture & ceux des taches voisines.

Définition 3.2 (Overlay). Un overlay défini sur un systéme de tdches composé de n lieux a les
propriétés suivantes :

— Chaque lieu peut recevoir un empilement de taille arbitraire de requétes exclusives et inclusives,
numérotées en partant du bas. Cette numérotation est appellée priorité de la requéte dans le
lieu.

— La requéte de priorité la plus basse dans un lieu, si elle existe, est notée comme acquise. Il faut
noter qu’une requéte de priorité basse sera acquise avant une requéte de priorité haute. Dans
ce modele, "basse" et "haute" pour parler d’une priorité référent a sa position dans l’ordre de
numérotation et non o son éventuel ordre de préemption.

— Les requétes inclusives correspondent a un ou plusieurs LH au travers desquels les taches ont
effectué une requéte en lecture. Les requétes exclusives correspondent toujours a un seul LH au
travers duquel une tdache a effectué une requéte en écriture.

— Dans lordre de priorité, une requéte inclusive ne peut étre suivie que par une requéte exclusive.
1l n’y a pas de telle restriction sur les requétes exclusives, qui peuvent étre suivies par n’importe
quel type de requéte (i.e. des requétes inclusives successives sont fusionnées)

— Les lieux qui n’ont pas de requétes exclusives sont appellés non-contraints et peuvent étre retirés
du systéme. Les autres lieuz sont appellés contraints.

— Les tdaches sont représentées par au moins une requéte exclusive et l’ensemble des requétes
inclusives qu’elles ont demandé.

Définition 3.3 (Exécutabilité). Une tdiche est dite exécutable si toutes ces requétes sont ac-
quises, sinon elle est dite en attente. Pour un overlay donné S, le sous-ensemble R(S) des lieux
ot les requétes les plus basses sont des requétes exclusives de tdches exécutables définit ’ensemble
de lieuz exécutables de S. Les lieuz qui ne sont pas exécutables sont dit bloqués.

On visualise les overlays par un graphe orienté des dépendances de données. Les requétes
exclusives sont notées par des D, et les requétes inclusives par des O. Les requétes sont connectées
ensembles suivant la dépendance de données des taches qui les ont définies. Les connexions vont
toujours d’une requéte exclusive vers une requéte inclusive, capturant par l1a la sémantique de la
dépendance de données («il me faut les données de tel lieu pour faire le calcul ici»). La figure 3.2
montre un exemple d’overlay.

Les taches grises partagent des requétes inclusives avec les taches blanches, mais seule la
tache en gris clair est exécutable (toutes ses requétes sont acquises). La téche en gris foncé et les
taches blanches sont des exemples de taches partiellement ou totalement en attente.

Définition 3.4 (Connexité). On dit qu’un overlay est connexe si et seulement si le graphe de
conflit du systéme de tdches est connexe.

Dans la suite de ce chapitre, on suppose que les overlays seront toujours connexes. Un over-
lay non-connexe peut étre vu comme un ensemble de sous-systémes indépendants et connexes
auxquels s’appliquent les définitions et preuves suivantes.
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FiG. 3.2 — Exemple d’overlay avec différents types de taches.

3.2 Progression des taches itératives

Notre modéle de synchronisation s’adapte bien aux applications itératives, comme 1’algo-
rithme du Livermore kernel 23, pour lesquelles il synchronise les tiches entre le calcul de chaque
itération, et permet une progression homogéne des taches.

Pour ces applications, ’espace de données est découpé et chaque morceau est associé a une
tache chargée de le mettre a jour. Chaque morceau est un lieu dans 'overlay associé, et on associe
donc un ORWL par morceau.

Définition 3.5 (Evolution). Soit S un overlay et L = {L1,...,L,} € R(S) un ensemble de
lieuz exécutables correspondants a une tache T exécutable, avec X = {X1,..., X} les requétes
exclusives acquises sur chacun des lieux de L. On dit que S peut évoluer en exécutant T, en
suiwvant les étapes suivantes :

Préparation Pour toute requéte exclusive X; € X et toute requéte inclusive I du lieu
Li € S alaquelle X; est connectée :

— on place une copie X! au-dessus de Lj;,
— on place une copie I}, au-dessus de Ly,

— pour chaque connezion entre X; et Iy, on place une connexion similaire
entre X/ et I}..

Calcul T effectue son calcul.

Nettoyage  Pour toute requéte exclusive X; € X et toute requéte inclusive Iy du lieu
Li € S a laquelle X; est connectée :

— on retire la connexion entre X; et I,
— on retire Iy, s’il n’y a plus de connexion vers elle,

- on retire X;.

De maniére moins formelle, I’exécution d’une tache représentée par un ensemble de requétes
exclusives se fait en trois étapes. Durant la phase de préparation, la tache insére dans I'overlay
une copie de ses requétes, exclusives et inclusives, qui représentent les besoins de la tache pour
la prochaine itération. Aprés son calcul, la tache nettoie 'overlay des requétes qui la représente
pour l'itération courante. La figure 3.3 montre un exemple détaillé de ces différentes étapes sur
un overlay de trois taches (en blanc, gris clair et gris foncé).

Une fois qu’un overlay est initialisé, I’évolution du calcul se fait par la compétition des taches
sur un sous-ensemble prédéfini I’ORWL. Les taches s’exécutent en réalisant, éventuellement en
boucle, les étapes de la régle d’évolution. Cela signifie que de nouvelles requétes ne peuvent
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F1G. 3.3 — Détails des étapes de I’évolution de la tache en L.

étre formulées durant la phase de préparation que si ces mémes (anciennes) requétes sont déja
acquises par la tache.

Définition 3.6 (Parallélisme). Le degré de parallélisme d’un overlay S est donné par :

[R(S)|
151 = =
B
Un degré de parallélisme de O correspond a une situation d’interblocage (R(S) =10, il n’y a donc
plus de lieuz exécutables).
Un degré de parallélisme de 1 est mazimal (R(S) = S, la totalité des lieuz de l'overlay sont
exécutables).

Tel qu’il est défini, le degré de parallélisme se calcule sur une image fixée dans le temps d’une
itération donnée. Les applications itératives peuvent donner différents degrés de parallélisme, en
fonction de l'itération choisie et de la dépendance de données. Par exemple, la chaine linéaire
de trois taches, dont les évolutions possibles sont données par la figure 3.4, a deux cycles de
trois configurations chacun (abc et bed). Sur chacun de ces cycles, une configuration a un degré
de parallélisme de % et les deux autres un degré de parallélisme de é Le degré de parallélisme
moyen sur un cycle, et donc sur la totalité d’une itération, est de %.

Définition 3.7 (Régression). La régle d’évolution donnée par la définition 3.5 peut étre facile-
ment inversée en considérant un overlay horizontalement symétrisé auquel on applique la régle
d’évolution.

Ceci est équivalent a remplacer dans la régle d’évolution "au-dessus” par "en-dessous”.

3.3 Forme canonique

Dans sa forme générale, notre modéle permet & plusieurs taches d’opérer sur les mémes
données. Dans un overlay, elles se modélisent par plusieurs requétes exclusives sur un méme lieu,
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F1G. 3.4 — Evolution d’une chaine linéaire de trois taches.

chaque requéte étant produite par une des taches. Pour un tel overlay général S, il est possible
de dériver un overlay avec une seule requéte exclusive par lieu mais qui maintient ’ordre dans
lequel les taches s’exécutent. Cet overlay dérivé est appellé forme canonique.

Définition 3.8 (Forme canonique). Un overlay est dit en forme canonique si il a au plus une
requéte exclusive par lieu.

La figure 3.5 illustre le schéma de modification utilisé pour transformer un overlay en forme
canonique. Ici, un lieu avec n requétes exclusives, appellé pile, est coupé en n nouveaux lieux
avec une seule requéte exclusive chacun, appellés escalier. On place les requétes exclusives entre
deux requétes inclusives sur chaque lieu, puis on connecte la requéte exclusive a la requéte
inclusive supérieure du lieu précédent et & la requéte inclusive inférieure du lieu suivant. Une
régle légérement différente s’applique aux premier et dernier lieux, qui sont connectés comme sur
la figure : la requéte exclusive du premier lieu est connectée & la requéte inclusive inférieure du
dernier lieu, et la requéte exclusive du dernier lieu est connectée a la requéte inclusive supérieure
du premier lieu. Cette régle spéciale permet de garantir que lors d’une exécution itérative, la
premiére tache s’exécutera & nouveau aprés la derniére tache.

Les requétes exclusives notées C' sur la figure, qui se connectent a U'intérieur de la pile (requéte
inclusive en gris sur la figure 3.5(a)) sont connectées aux deux copies de leur requéte inclusive
(en gris sur la figure 3.5(b)) dans l'escalier.

Pour les requétes exclusives notées A et B sur la figure, qui se connectent au-dessus ou en-
dessous de la pile, on applique une régle de connexion spéciale, afin de rester cohérent avec le
modéle d’exécution des applications itératives : les requétes A deviennent analogues aux requétes
B aprés leur exécution.

Lemme 3.9. La transformation de la pile vers [’escalier, telle qu’illustrée par la figure 3.5,
conserve l’ordre dans lequel les requétes originales sont acquises.

Démonstration. On montre par induction que si la transformation en forme canonique conserve
l'ordre d’acquisition des requétes originales pour la pile de taille n, alors elle conserve cette
propriété pour la pile de taille n + 1.
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FiG. 3.5 — Transformation en forme canonique.

Remarque. Supposons que l'on ait plusieurs requétes exclusives de type A et B, comme
illustré sur la figure 3.5. On peut remarquer que seuls les lieux L4 sont exécutables dans
la pile et dans l'escalier. Une fois que les taches associées ont été exécutées, les requétes A
et B sont connectées aux mémes requétes inclusives, au sommet de la pile et de I’escalier.
On peut donc renommer les requétes A en requétes B, ce qui laisse la charge de la preuve
de la propriété sur les requétes B uniquement.

On note X*(i) le moment & partir duquel la i®™® requéte exclusive peut étre acquise pour
I’itération k. Pour une pile de taille n, on a ’ordre suivant :

1<i<n, XFG) < XF(i+1)

X*(n) < X*(B)
X*(B) < x*t1(1)

Notons au passage que la deuxiéme et la troisiéme équation ne spécifient pas l'ordre dans
lequel les requétes B sont acquises. C’est la politique d’ordonnancement sous-jacente qui le
définit.

Supposons maintenant que la propriété de conservation est vraie pour 'escalier de taille n.

On construit la forme canonique de la pile de taille n + 1, ’escalier de taille n + 1, & partir de
I’escalier de taille n, en appliquant les regles suivantes :

1. suppression des deux connexions entre les requétes exclusives n et 1,
2. ajout des deux connexions entre les requétes exclusives n et n + 1,
3. ajout des deux connexions entre les requétes exclusives n 4+ 1 et 1,

. suppression des connexions entre les requétes exclusives B et n,
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N

ajout des connexions entre les requétes exclusives B et n + 1.

Les équations suivantes sont donc supprimées :
— X*(n) < X*1(1), par la régle 1,
~ X¥(n) < X*(B), par la régle 4,

tandis que les équations suivantes sont ajoutées :
~ X*(n) < X*(n +1), par la régle 2,
~ XF(n+1) < X*1(1), par la régle 3,
~ X*(n+1) < X¥(B), par la régle 5.

La propriété de conservation est donc bien maintenue pour l'escalier de taille n + 1.

Enfin, notons C une requéte exclusive connectée a la requéte inclusive grise, entre les requétes
exclusives i et j. Dans la pile de taille n, on a donc X*(i) < X*(C) < X*(j). Pour I'escalier de
taille n, en connectant C' au-dessus de i on a X*(i) < X*(C), et en connectant C en-dessous de
4, on a Xk(C) < X*(j).

Au final, on a par induction une conservation de I’ordre d’acquisition des requétes originales
entre la pile et 1’escalier. O

Il est important de noter que ces régles de remplacement garantissent que l'ordre d’acquisition
des requétes reste stable, méme dans le cas ou des requétes analogues sont repostées par des taches
itératives : les requétes B seront toujours acquises entre les requétes n et 1, mais ’ordre relatif
entre elles n’est pas fixé.

3.3.1 Taille en forme canonique

Pour une pile de taille n dans laquelle m requétes exclusives externes sont connectées, le
nombre de nouvelles requétes inclusives ajoutées lors de la construction de 1’escalier de taille n
est au plus 2n et le nombre de connexions ajoutées est au plus 2n + m. Comme chaque requéte
exclusive et chaque connexion n’apparait qu’une seule fois lors de la transformation en forme
canonique, la taille totale de 'overlay en escalier reste linéaire par rapport a la taille de 'overlay
en pile.

Dans la définition de la forme canonique, une tache correspond exactement & une seule requéte
exclusive, mais ce n’est pas une limitation dans la capacité de modélisation. Du point de vue
de Doverlay, une tache formée de n requétes exclusives couplées sur les lieux L = Ly, ..., L, est
bloquée par n’importe quelle requéte placée en-dessous de la tache sur un lieu de L. Elle bloque
également toute requéte placée au-dessus de la tache sur un lieu de L. La tache peut donc étre
vue comme, et remplacée par, une requéte exclusive unique sur le meta-lieu L.

3.3.2 Configurations en forme canonique

Dans la suite de ce modeéle, on supposera que les overlays sont donnés en forme canonique.
Cela implique notamment qu’il peut y avoir au plus trois requétes en attente par lieu. Les
combinaisons valides, appellées combinaisons canoniques sont données par la figure 3.6. Cette
considération permet de restreindre dans 'implémentation la longueur des files d’attente & trois
éléments.

La supposition de la forme canonique ne change pas la capacité de modélisation et augmente la
taille de ’overlay par au plus un facteur constant. Pour simplifier notre modeéle, avec un overlay en
forme canonique, on pourra donc utiliser indistinctement trois types d’objets conceptuellement
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FiG. 3.6 — Combinaisons canoniques.

différents : I'’ensemble des taches, 'ensemble des lieux et 'ensemble des requétes exclusives.
Chaque tache correspond a exactement un lieu et est la seule & avoir une requéte exclusive sur
ce lieu.

On suppose également que la transformation en forme canonique d’un ensemble de taches
représentant une application complexe peut faire facilement I'objet d’un pré-traitement, et que
le cotit de cette transformation est négligeable sur le temps d’exécution de ’application.

3.3.3 Cas particulier pendant 1’évolution

Dans la regle d’évolution, durant la phase de préparation, ’ajout d’une requéte exclusive
modifie le lieu dans une configuration qui n’est pas valide en forme canonique, jusqu’a la phase
de nettoyage. Ceci introduit une nouvelle combinaison, illustrée par la figure 3.7. Cette situa-
tion n’est pas particuliérement problématique. En effet le modeéle d’exécution d’une application
itérative précise que rien ne peut étre ajouté au-dessus d’un tel lieu tant que la requéte inclu-
sive centrale n’a pas été acquise. Ceci ne peut arriver qu’une fois la requéte exclusive inférieure
nettoyée, ce qui rameéne & une configuration valide en forme canonique.

[
O
[]

F1G. 3.7 — Nouvelle combinaison semi-canonique.

Dans cette nouvelle combinaison, appellée semi-canonique, la requéte exclusive inférieure cor-
respond a I’exécution de la n®™¢ itération, tandis que la requéte exclusive supérieure correspond
a lexécution de la n 4+ 1°™€ itération de la méme tache.

3.4 Interblocages

Une définition généralement admise de la situation d’interblocage est la présence dans une
application de plusieurs entités d’exécution bloquées par ’attente d’une ressource détenue par
une autre d’entre elles. Dans ces situations, certaines taches d’une application sont bloquées ad
nfinitum, ce qui peut engendrer des blocages en cascade jusqu’a 'arrét complet de 'application.
Avec les outils de synchronisation habituels, comme les RWL, écrire une application avec comme
objectif d’éviter les interblocages devient vite fastidieux et difficile. L’un des objectifs de notre
nouveau modéle de synchronisation est de permettre de garantir ’absence totale d’interblocages.

Définition 3.10 (Interblocage). Un overlay conneze est en interblocage si tous ses lieur sont
blogqués. Un overlay non-connexe est en interblocage si au moins une de ses composantes connexes
est en interblocage.
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3.4. Interblocages

Pour qu’un overlay soit en interblocage, il est clair qu’il doit y avoir une sorte de cycle dans
ses dépendances, chaque tache dans le cycle étant bloquée par une autre tache du cycle. La
détection de ces cycles a priori et les techniques permettant d’éviter leur introduction est I'un
des objectifs principaux de notre modeéle d’overlay (voir le lemme 3.13 ci-dessous).

Définition 3.11 (Support minimal). Le support minimal d’un interblocage dans un overlay S
est donné par le plus petit sous-ensemble D de S, a la fois sur les lieuz et sur les priorités, tel
que la restriction de S a D soit en interblocage.

La figure 3.8 donne trois exemples de supports minimaux d’interblocages : les taches peuvent
étre bloquées par l'attente de requétes inclusives (figure 3.8(a)), de requétes exclusives (fi-
gure 3.8(b)), ou d'un mélange des deux (figure 3.8(c)).

8 1391005

> } —> } —

(a) O bloquants (b) [ bloquants (c) [ et O bloquants

FiG. 3.8 — Exemples de supports minimaux d’interblocages.

3.4.1 Détection

Comme expliqué précédemment, une situation d’interblocage implique I’existence d’un cycle
dans les dépendances de données. Cette section montre comment détecter un interblocage dans
un overlay.

Définition 3.12 (Graphe orienté de retard). Pour un overlay S en forme canonique, on construit
son graphe orienté de retard avec les régles suivantes :

1. On construit un graphe non-orienté ot les sommets sont les lieuzr. On ajoute une aréte chaque
fois qu’il existe une connexion entre deuz lieux dans l'overlay. Ce graphe est isomorphique au
graphe de conflit sur les tdches définit précédement.

2. On ajoute les orientations sur les arétes en fonction du type de connexion dans Uoverlay :

- Si la requéte exclusive A est connectée a une requéte inclusive située au-dessus de la requéte
exclusive B, larc est orienté A — B, comme sur la figure 3.9(a)

— Sila requéte exclusive A est connectée & une requéte inclusive située en-dessous de la requéte
exclusive B, larc est orienté A «— B, comme sur la figure 3.9(b)

Le lemme 3.13 montre que la présence d’'un interblocage dans un overlay est équivalente &
celle d’un cycle dans le graphe orienté de retard associé.

Lemme 3.13. Un overlay S en forme canonique est en interblocage si et seulement si son graphe
orienté de retard admet un circuit.

Démonstration. Dans le graphe orienté de retard, un arc du lieu L vers le lieu L' signifie que L
est bloqué tant que L’ est bloqué. Ainsi, s’il existe un circuit dans le graphe, tous les lieux dans
le circuit sont bloqués, ce qui répond & la définition d’un interblocage.
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overlay graphe de retard overlay graphe de retard

~(B)
(a) (b)

FiG. 3.9 — Orientation dans le graphe de retard.

Réciproquement, si un interblocage existe alors tous les lieux dans l'interblocage sont bloqués
et sont donc connectés & un lieu bloqué dans le graphe orienté de retard. Supposons que tous ces
lieux ne soient pas dans un circuit, alors au moins un des lieux doit étre un puit, ce qui signifie
qu’il n’est pas bloqué et induit une contradiction. O

Le lemme 3.15 montre qu’en suivant la régle d’évolution, notre modele d’exécution ne peut
ni supprimer ni créer un interblocage.

Définition 3.14 (Successeur). Un overlay B obtenu en appliquant la régle d’évolution sur un
overlay A est appellé successeur de A.
En utilisant la régle de régression, B est appellé prédecesseur de A.

Lemme 3.15. Si un interblocage existe dans un overlay, alors son support minimal existe dans
tous les prédécesseurs et tous les successeurs de loverlay.

Démonstration. Soit un overlay qui contient un interblocage. Toutes les requétes exclusives dans
le support minimal de l'interblocage sont dans 'une des deux situations suivantes :

— elles n’ont pas la priorité la plus basse dans leurs lieux respectifs,

— elles sont connectées a des requétes inclusives qui n’ont pas la priorité la plus basse dans leurs
lieux respectifs.

Ceci signifie que lorsqu’une exécution se produit, toutes les requétes et connexions qui sont
retirées et ajoutées dans 'overlay ne font pas partie du support minimal de I'interblocage. L’exé-
cution ne modifie pas le support minimal de 'interblocage, qui reste donc présent dans tous les
Successeurs.

En utilisant la régle de régression au lieu de la régle d’évolution, la preuve s’applique sur tous
les prédécesseurs. O
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Chapitre 4

Structure algébrique

Ce chapitre s’attache a construire une structure algébrique (un treillis) sur notre modéle
d’exécution basé sur la régle d’évolution. Cette structure nous aidera & prouver certaines pro-
priétés du modéle.

Définition 4.1 (Configuration d’overlay). Soit un overlay I. Un overlay S qui peut étre obtenu
a partir de I en appliquant la régle d’évolution i fois est dit étre en configuration (i,S).
L’overlay I est en configuration (0,I), qui est appellée configuration initiale.

On dit de S qu’il est situé a distance i de la configuration initiale I.

Définition 4.2 (Similarité). On dit que deuz configurations (i, A) et (j, B) sont similaires si
1#jetA=B.

Définition 4.3. La relation (i, A) — (i + 1, B) dénote Uapplication de la régle d’évolution une
fois, de la configuration (i, A) a la configuration (i + 1, B).
La relation = est la clotire réflezive transitive de la relation —.

La relation = est la clotire transitive de la relation —.

Lemme 4.4 (Relation d’ordre). Pour une configuration initiale (0,I) donnée, la relation —
définit un ordre partiel.

Démonstration.
Réflexivité En n’appliquant aucune fois la régle d’évolution, on a (i, A) = (i, A).

Transitivité  Soit (i, A) = (j, B) et (j, B) = (k,C). Il est évident que (i, A) = (k,C), en
appliquant la regle d’évolution le long des chemins vers et depuis (7, B).
Antisymétrie Soit (i, A) = (j,B) et (j, B) = (i, A).
Notons que (i, A) = (j,B) = i < j. Supposons que (i, A) # (j, B). La
régle d’évolution est donc appliquée au moins une fois, et on a donc 7 < j et

J <1, ce qui est contradictoire. On a donc (i, A) = (j, B).
O

Dans la suite de ce chapitre, on prendra la configuration initiale comme minimale dans I’en-
semble partiellement ordonné des configurations (appellé également espace de configurations). La
régle d’évolution par ordre = est alors considérée comme allant d'une configuration «inférieure»
a une configuration «supérieure». Les figures correspondantes sont dessinées du haut vers le bas,
en suivant la régle d’évolution.
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213 : N P . *
Avec la modélisation de la régle d’évolution par l'ordre —, la preuve de la structure de
treillis de I'espace de configurations requiert donc que deux configurations aient un prédécesseur
maximal et un successeur minimal, ce que prouve le lemme 4.7.

Lemme 4.5. Lorsque deuz lieux a et b sont indépendamment exécutables dans un overlay S,
lordre dans lequel s’exécutent a et b méne toujours au méme overlay S’.

Démonstration. Comme a et b sont indépendants, toutes les requétes ajoutées et supprimées
par 'exécution de a ne modifient pas le lieu b. Réciproquement, toutes les requétes ajoutées et
supprimées par ’exécution de b ne modifient pas le lieu a.

Donc, aprés 'exécution de a et de b, toutes les requétes ajoutées et supprimées sont les mémes,
peu importe I'ordre dans lequel les deux lieux ont été exécutés. O

Définition 4.6 (Chemin d’exécution). On appelle chemin d’exécution entre une configuration
(i, A) et une configuration (j, B), avec i < j, la liste ordonnée des lieur exécutés pour aller de

(1,A) a (j,B).

Lemme 4.7. Soit (t,T) un prédécesseur commun a (i, A) et (j, B) tel que les chemins d’exécution
de (t,T) a (i, A) et (j, B) aient un lieu commun exécutable. Alors (t,T) n’est pas un prédécesseur
mazimal de (i, A) et (j, B).

Démonstration. Soit a = (ay,. .., a;—1) le chemin d’exécution de (¢,T") a (i, A), et b= (b, ..., bj—1)
le chemin d’exécution de (t,T) & (j, B). Supposons que L = ay soit le premier lieu de a tel que
Leanhd.

(t,T)
JL
o wrT)
PN
(i, A) (4, B)

FiG. 4.1 — Etape inductive.

Si A =t alors L est exécutable dans (t,T"). Sinon, les lieux ay,...,ax_1 ne sont pas exécutés
dans b, et comme L est exécuté dans b, les lieux ay, ..., ay_1 ne peuvent pas changer la propriété
de L d’étre exécutable. Donc L est déja exécutable dans (t,T').

Par le lemme 4.5, on sait que 'ordre d’exécution des lieux initalement exécutables indépen-
demment le long d’un chemin n’a pas d’impact, donc on peut permuter ’ordre d’exécution de
fagon & ce que L apparaisse en premier dans a et b.
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On note (t+ 1,7”") la configuration obtenue de (t,T) en exécutant L. On a donc la situation
de la figure 4.1, ce qui conclut la preuve de ce lemme. O

Ce lemme place la brique de base & la construction de la preuve du théoréme suivant. Celui-ci
établit la structure de treillis sur ’espace de configurations d’un overlay.

Théoréme 4.8 (Structure de treillis). L’espace de configurations construit a partir d’une confi-
guration initiale et de la régle d’évolution forme un treillis.

Démonstration. Pour toute paire de configurations (i, Ag) et (j, By) dérivées par la régle d’évo-
lution de la configuration initiale, et telles que (i, Ag) /& (j, Bo) et (j, Bo) /& (i, Ap), il existe un
prédécesseur maximal (p, Py) qui est unique d’aprés le lemme 4.7. Il s’en suit que les lieux exécu-
tés sur les chemins de (p, Py) a (i, Ag) et (j, By) forment deux ensembles de lieux mutuellement
disjoints.

On montre maintenant par induction que (i, Ag) et (j, Bp) ont un successeur commun, et que
le successeur minimal est unique.

Soit a = {ap,...,a;—1}} le multi-ensemble des lieux exécutés sur le chemin d’exécution de
(p, Po) & (i, Ap), et similairement soit b = {{bp,...,bj—1} le multi-ensemble des lieux exécutés
sur le chemin d’exécution de (p, Py) a (j, Bo).

Par définition, a Nb = () et soit a # ), soit b # () (sinon Py = Ag = By). Supposons donc que
a # (). D’apres le lemme 4.5, comme a,, est exécutable dans (p, Pp), il reste exécutable le long du
chemin de (p, Py) & (j, Bo). On a donc {j, By) - (j + 1, By).

Soit (p, Po) % (p+1,P1). (p+1,P;) est le prédécesseur maximal de (i, Ag) et (j + 1, By)
d’apres le lemme 4.7. Supposons maintenant que Ay /% By. Alors (p+1, Py), (i, Ag) et (j+1, By)
remplissent encore les conditions de ’hypothése d’induction. On peut donc conclure qu’on ajoute
par induction des configurations & B = ((j, Bo), (j + 1, B1),...,{j + £, By)) jusqu’a ce que
(i, Ag) = (j + £, By). Ceci montre qu’il y a un successeur a (i, Ag) et (4, Bo), (j + ¢, By), qui est
minimal et unique puisque par construction ’ensemble des lieux exécutés de (p, Py) a (j + ¢, By)
est aUbet £ =|aUb|. O

4.1 Treillis et interblocages

Dans le cas général des applications itératives, ’espace de configurations est un treillis infini,
ce qui est une situation désirable pour ce genre de calcul qui nécessite typiquement que ’exécution
se poursuive jusqu’a I'arrivée d’un événement externe (stabilisation du calcul ou nombre pré-défini
d’itérations). La figure 4.2 montre le début du treillis de configurations pour la chaine linéaire
de trois taches, & partir de la configuration initiale de la figure 3.4(b).

Réciproquement, le seul cas ou l’espace de configurations est un treillis fini correspond &
I’évolution d’un overlay contenant un interblocage.

Théoréme 4.9 (Finitude). Un overlay connexe contenant un interblocage a un espace de confi-
gurations fini, avec la configuration maximale qui correspond a la situation d’interblocage.

Démonstration. Un espace de configurations fini, qui a donc une configuration maximale, remplit
la définition d’un interblocage : plus d’évolution possible.

Supposons que I'on ait un overlay contenant un interblocage. Soit (i, D) la configuration d’une
situation d’interblocage située & la distance minimale ¢ de la configuration initiale, dans I’espace
de configurations. Soit (i, C') une autre configuration a la méme distance de la configuration
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(0,b)

|-
7 (1,¢)
3,b)

)

N
< b

~

(2,d)

Ly
%

Q

<27

~

FiG. 4.2 — Treillis de configurations pour la chaine linéaire de trois taches.

initiale. Comme 1’espace de configurations est un treillis, on a (j, B) avec (i,C) X (j, B) et
(1, D) X (j, B). Comme (i, D) est en situation d’interblocage, il faut que i = j et donc que
B =D. On a donc aussi C' = D = B, et les deux configurations & distance ¢ sont les mémes. 1l
n’y a donc pas de configuration atteignable & distance j > i, le treillis est donc bien fini, avec la
configuration maximale qui correspond & la situation d’interblocage. O

4.2 Treillis et homogénéité

L’une des propriétés applicatives visée par notre modéle de synchronisation est la progression
homogene des taches. En ce sens, la structure de treillis, basée sur le lemme 4.5, permet de montrer
facilement que tous les chemins entre une configuration (i, A) et une configuration (j, B), avec
i < j, ont la méme longueur et sont constitués des mémes lieux.

Théoréme 4.10 (Homogénéité). Dans [’espace de configurations, infini, d’un overlay connexe
sans interblocage, tous les chemins d’exécution entre une configuration (i, A) et la configuration
similaire (j, A), avec i < j, exécutent autant de fois chacun des lieux de 'overlay.

Démonstration. Supposons que (j, A) soit la configuration similaire a distance minimale de (i, A)
avec 1 < 7.
Par lapplication du lemme 4.5, on sait que tous les chemins de (i, A) & (j, A) sont formés des
mémes lieux. Soit C' = (I;,...,l; — 1) un tel chemin. Soit L un lieu exécutable en (i, A) tel
que L ¢ C. Comme L n’est pas exécuté dans C et que les configurations (i, A) et (j, A) sont
similaires, tous les lieux Lj connectés sur L, et inductivement tous les lieux connectés sur les
lieux Ly, ne sont pas exécutés dans C. Comme 'overlay est connexe, il en résulte que C = () et
que donc ¢ = j, ce qui est contradictoire.

Tous les lieux de I'overlay sont donc exécutés exactement une fois dans C. Si, dans 1’ordre de
distance, (j, A) est la n®™® configuration similaire a (i, A), alors par induction tous les lieux de
Ioverlay sont exécutés n fois sur les chemins entre ces deux configurations. O

Le théoréme 4.10 montre que ’écart de progression entre les taches entre deux configurations
est borné par la taille de 'overlay. Notre modeéle permet donc de laisser a 'ordonnanceur du
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4.8. Lien avec les Chip Firing Games

systéme d’exploitation le choix des taches a exécuter, avec la garantie pour chaque tache d’une
attente bornée, ce qui évite les situations de famine.

4.3 Lien avec les Chip Firing Games

Pendant le développement de notre modéle de synchronisation, un morphisme entre les over-
lays et les Chip Firing Games, CFG, a été défini. Tels que caractérisés dans [31], les CFG sont
des graphes orientés o les sommets sont étiquetés d’un certain nombre de grains (chips). Une
fois quun sommet a acquis plus de grains que son degré sortant, il peut étre déclenché (fired).
Déclencher un sommet signifie diminuer son nombre de grains de son degré sortant et distribuer
un grain a chaque sommet le long d’un arc sortant.

Les similarités entre le modeéle des overlays et celui des CFG ont conduit & la définition du
morphisme 4.11 entre leurs espaces de configurations.

Définition 4.11 (Evolution par un CFG). L’évolution d’un overlay en forme canonique peut
étre modélisée par un CFG. Le support T du CFG pour un overlay S est construit avec les régles
sutvantes :

— Chagque lieu contraint dans S correspond a un sommet dans T.

— Chaque lieu connecté a un lieu non-contraint dans S donne une boucle sur son sommet cor-
respondant dans T'.

— Chaque connexion entre une requéte exclusive et une requéte inclusive dans un lieu contraint
de S donne une paire d’arcs, un dans chaque direction, entre les sommets correspondants dans

T.
Avec les grandeurs suivantes :
- dg(L) le nombre de connexions provenant du lieu L,
~ og(L) le nombre total de requétes du liew L,
- wg (L) la priorité de la requéte exclusive du lieu L,

~ ps(L, L") la priorité de la requéte inclusive du lieuw L' a laquelle la requéte exclusive du liew L
est connectée, ou 0 s’il n’y a pas de telle connexion,

la distribution initiale de grains pour un sommet £ de T correspondant au liew L de S est :
grains({) = 6g(L) + os(L) — 1 —wg(L) — Z ps(L, L")
L'eS

Les tableaux 4.1 donnent les valeurs de ces grandeurs pour ’exemple de la chaine linéaire de
trois taches de la figure 3.4. La figure 4.3 montre ensuite I’évolution correspondante dans l’espace
de configurations des CFG.

L1 L2 L3 ps(L, L/) L1 L2 L3
os(L) | 1] 1] 1 ol 1r]o
os(L) | 2 [ 2] 1 ool 1
ws(L) | 0 | 0| 0 o] oo

TaB. 4.1 — Distribution des grains pour le CFG correspondant a la chaine linéaire de trois taches.
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F1G. 4.3 — Evolution de la chaine linéaire de trois taches par un CFG.

On peut noter que par construction, toutes les composantes connexes d’'un CFG construit
avec ce morphisme sont des composantes closes. Dans [29], une configuration étendue pour les
CFG est proposée pour le cas général, en particulier pour les composantes closes. Ce nouvel
espace de configurations conserve les mémes propriétés que 1’original, qui sont analogues & celles
de 'espace de configurations des overlays : structure de treillis, longueurs identiques des chemins

entres deux configurations, etc. ..
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4.4. Initialisation des overlays

4.4 Initialisation des overlays

Dans cette section, on ne supposera pas qu’un overlay est en forme canonique. En effet, la
technique de transformation d’un overlay en forme canonique utilise en entrée un overlay avec
un ordre de priorité déja défini, ce qui est justement le but de I'initialisation.

L’algorithme 4.1 calcule la distribution initiale des requétes. Son fonctionnement consiste
a utiliser un coloriage du graphe de conflit, qui fournit les ensembles de taches indépendantes
et qui peuvent donc étre initialisées en paralléle. L’initialisation d’une tache consiste a placer
toutes ses requétes au-dessus de chacun des lieux correspondants. Pour les requétes exclusives,
le compteur p associé au lieu est incrémenté une premiére fois (ligne 7) pour placer la requéte au
sommet du lieu, puis il est incrémenté & nouveau pour que le placement des prochaines requétes
se fasse au-dessus de la requéte courante. Pour les requétes inclusives, la valeur du compteur
donne directement le niveau de priorité de la requéte (ligne 12), ce qui permet de fusionner de
multiples requétes inclusives sur le méme lieu.

Algorithme 4.1 Algorithme d’initialisation d’un overlay.

ENTREES : Un ensemble de taches 7, un ensemble de lieux £, et pour chaque tache T; € 7,
une liste de lieux (X7, ..., Xy,) sur lesquels 7; souhaite placer une requéte exclusive, et une
liste de lieux (I1,...,I,) sur lesquels T; souhaite placer une requéte inclusive.

SORTIES : Pour chaque lieu L € £, un ordre de priorité des requétes sur L tel que l'overlay

résultant soit dépourvu d’interblocage.

ETAPES PRELIMINAIRES

— Construire une représentation implicite du graphe de conflit C(7).

— Calculer un coloriage 71, ...,7, du graphe C(7).

1: pour tout lieu L € L faire

2 p(L) <0

3: fin pour

4: pour toute couleur ¢ de 1 & n faire

5: pour toute tache T' € 7, faire en paralléle

6 pour toute requéte exclusive X de T sur le lieu X; faire
7 p(Xi) « p(Xi) +1

8 priorité de X « p(X;)

9 p(X;) — p(X;) +1

10: fin pour

11: pour toute requéte inclusive I de T sur le lieu I; faire
12: priorité de I « p(I;)

13: fin pour

14: fin pour

15: fin pour

Lemme 4.12. Un overlay initialisé par 'algorithme 4.1 n’a pas d’interblocage.

Démonstration. Avec le schéma d’initialisation & base du coloriage du graphe de conflit, on voit
que la construction du graphe orienté de retard produit des arcs orientés allant d’une tache de
couleur ¢ vers une tache de couleur j, avec ¢ > j.
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Il ne peut donc pas y avoir de cycle, puisque les taches de la couleur la plus basse sont
indépendantes (et ne sont donc pas connectées dans le graphe de retard). Donc, I’algorithme
initialise bien 'overlay sans interblocage. O

Lemme 4.13. En dehors des ETAPES PRELIMINAIRES, ['algorithme 4.1 s’exécute en temps
linéaire proportionnellement a la taille des données d’entrée et peut étre implémenté en paralléle
pour s’exécuter en temps n, ot n est le nombre de couleurs du coloriage calculé dans [’étape
préliminaire.

Lors de 'ETAPE PRELIMINAIRE, il est inutile de construire la totalité du graphe de conflit
C(7), qui peut étre assez gros pour des applications ou les taches posent plusieurs requétes
exclusives sur un méme lieu. Dans ce cas, C(7) a une clique contenant toutes les taches avec
une requéte exclusive sur le méme lieu. Une telle représentation explicite peut étre évitée en
utilisant 'information de conflit implicitement, en maintenant deux types de listes. La premiére
liste garde la trace de toutes les taches qui posent une requéte sur un lieu donné. Ensuite, pour
chaque tache, on maintient une liste de tous les lieux sur lesquels elle a posé une requéte. Il est
alors facile, pour une tache donnée T' € 7, de parcourir ces listes pour trouver toutes les taches
avec lesquelles T est en conflit.

Il reste alors a calculer un coloriage sur cette représentation implicite de C'(7). Bien que ce
probléme soit NP-complet dans le cas général, il existe de bonnes heuristiques qui donnent des
coloriages en au plus A + 1 couleurs, avec A le degré maximal du graphe. De telles heuristiques,
calculables en paralléle, sont décrites dans [18; 19].

La figure 4.4 montre le résultat de ’algorithme pour une chaine linéaire de quatre taches.
Chaque tache est formée d’une requéte exclusive sur un des lieux, et d’une requéte inclusive sur
le lieu précédent. Cette figure montre que le choix du coloriage impacte directement ’overlay
résultant.

Coloringe O-0-8-@ o-8-0-8

L1 L2 L3 L4 L1 LQ L3 L4
Initialisation Q«S\DO\S\D @«D @«S\D
) 4-coloriage ) 2-coloriage

F1G. 4.4 — Deux initialisations différentes de la chaine linéaire de quatre taches.

Pour cet exemple particulier, les deux configurations initiales peuvent étre produites avec
I’algorithme 4.1, & partir de différents coloriages du graphe de conflit. Toutefois, en utilisant une
heuristique en au plus A + 1 couleurs, ’algorithme produit au pire un 3-coloriage, mais pas un
4-coloriage comme celui de la figure 4.4(a).

Dans le cas de la chaine de taches, les deux initialisations sont des configurations atteignables
du méme espace de configurations, comme le montre la figure 4.5 : le passage d’une configuration
a lautre se fait par deux évolutions, vers et depuis une configuration intermédiaire (@ ou b)

Sur une exécution itérative, le choix de I'une ou 'autre des deux initialisations comme confi-
guration initiale ne change pas le résultat global de ’exécution.
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4.4. Initialisation des overlays

(0.a)
:
(v a)
:
7<2,b> »
7(3,6) .  ”
(4,

FiG. 4.5 — Espace de configuration de la chaine linéaire de 4 taches.

Il existe en revanche des applications pour lesquelles le choix du coloriage donne deux espaces
de configurations disjoints. La figure 4.6 illustre une variante de l’exemple précédent : I’anneau
chainé de quatre taches.

Li Ly L3 Ly Ly Ly L3 Ly
Initialisation % 0000
(a) 4-coloriage (b) 2-coloriage

F1G. 4.6 — Deux initialisations différentes de ’anneau chainé de quatre taches.

Pour cette application, le coloriage 4.6(a) donne ’espace de configurations de la figure 4.7(a),
tandis que le coloriage 4.6(b) donne ’espace de configurations de la figure 4.7(b), avec les confi-
gurations intermédiaires respectivement notées a, d, @ et dy, da, @, d1, ds pour chacun des espaces
de configurations.

Ces coloriages peuvent étres calculés en paralléle et sur des configurations distribuées, comme
dans [18]. De plus, des tests a grande échelle, particuliérement sur des calculs matriciels, montrent
que ces algorithmes de coloriage se comportent plutét bien en pratique, voir [8]. Pour ces implé-
mentations paralléles et distribuées, une détection efficace des conflits de coloriage est cruciale.
Avec I'implémentation implicite du graphe de conflit proposée, cette détection peut étre réalisée
en générant une liste de triplets lieu-couleur-tache (¢;,¢;,T;), dont chacune des clefs peut étre
vue comie un petit entier, ce qui permet de trier la liste avec un algorithme linéaire comme
dans [20].

Au final, le calcul du coloriage n’est pas un goulot d’étranglement pour 'utilisation de notre
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0,a) (0,a)

Ly / N
<17a’> <1,(11> <1,CL2>
=Ny S

(2,a) (2,a)
Ls ﬁ R
LNy
(3,a) (4,a)
L1 7 'Lrl L3

FiG. 4.7 — Espaces de configurations disjoints.

modele dans une application réelle. Pour un cas d’exécution réel, on suppose généralement que
I’application s’exécute dans une configuration ot on fournit a chaque processeur plusieurs taches
par itération ; une estimation approximative du coloriage est donc suffisante.

De plus, 'algorithme 4.1 ne calcule que la configuration initiale, le systéme évoluant de
maniére asynchrone. L’ensemble des taches actives en paralléle peut étre 'ensemble des lieux
exécutables de n’importe quelle configuration accessible. Dans l'exemple de la chaine linéaire
de quatre taches, les deux coloriages de la figure 4.4 peuvent étre générés par ’algorithme 4.1,
la sous-figure 4.4(a) correspond au pire coloriage (une couleur par tache), tandis que la sous-
figure 4.4(b) correspond au coloriage optimal (deux couleurs). Bien que le deuxiéme coloriage
donne une configuration avec un degré de parallélisme plus élevé, et est donc clairement un choix
préférable, les deux coloriages donnent des configurations qui sont dans le méme espace, comme
Iillustre la figure 4.5. Ainsi, le comportement & long terme du systéme ne dépend pas tant de la
configuration initiale que de la stratégie d’exécution qui choisit parmi les taches exécutables.

4.4.1 Transformation en forme canonique

Comme expliqué précedemment, la transformation d’un overlay en forme canonique peut
étre réalisée avec des régles de remplacement locales qui introduisent de nouveaux lieux, de
nouvelles requétes inclusives, et sont susceptibles de déplacer des dépendances d’une requéte a une
autre. Ces modifications peuvent étre facilement calculables dans un environnement distribué.
Il est important de noter que ces remplacements ne changent pas l’exécution : aucune tache
supplémentaire n’est ajoutée et ’ordre d’exécution relatif des taches est strictement respecteé.

4.4.2 Détection des interblocages

Si pour une quelconque raison, un overlay n’est pas initialisé avec l'algorithme 4.1, les pro-
priétés du modele permettent de détecter un interblocage & postériori. La premiére idée est de
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construire le graphe de conflit C(7) et d’en déduire le graphe orienté de retard, dans lequel la
détection des circuits permet de détecter les interblocages, voir le lemme 3.13.

Toutefois, avec la structure de treillis, une stratégie plus simple peut étre utilisée, qui consiste
a tester I’exécution de toutes les taches.

Théoréme 4.14. Un overlay qui a une séquence d’exécution telle que chaque lieu est exécuté au
moins une fois n'a pas d’interblocage.

Démonstration. Supposons que l'overlay est connexe. Dans le cas contraire, la preuve s’applique
a chaque composante connexe.

Soit L = (L1,..., L) un chemin d’exécution dans lequel chaque lieu est exécuté au moins
une fois. Soit L' = (L],..., L) la sous-séquence avec les premiéres occurences des lieux. Par le
lemme 4.5, on sait que L’ est également exécutable et conduit a un retour a la situation initiale.
En conséquence, le treillis de configuration est infini et du théoréme 4.9 on en déduit "absence
d’interblocage. O

Le théoreme 4.14 peut étre utilisé pour tester ’absence d’interblocage dans I’overlay d’une
application itérative déja initialisée. En effet, il suffit d’en faire une exécution sans remise des
requétes aprés I’exécution des taches. Si cette exécution termine, alors chaque lieu a été exécuté
une fois, et I'overlay n’a pas d’interblocage.

Conclusion

L’analyse théorique de notre modéle a conduit & la preuve des deux propriétés qui consti-
tuaient son objectif.

— L’absence d’interblocage est garantie pour un systéme initialisé convenablement, par exemple
avec l'algorithme 4.1. L’implémentation dans une application ne requiert pas plus que le simple
dépot et la réclamation de requétes, comme c’était le cas avec les RWL, la preuve du lemme 3.13
et du théoréme 4.9 en plus.

— L’équité entre les taches est respectée. Le théoréme 4.10 montre que 1’évolution d’'une appli-
cation modélisée par un overlay connexe passe nécessairement par l’exécution de toutes les
taches, le long d’un chemin entre deux configurations similaires. L’écart dans les calculs & un
instant donné entre deux taches ne dépend que de la dépendance de données et du nombre
de taches de application, les situations de famine communes aux RWL étant implicitement
supprimeées.

Enfin, I'algorithme d’initialisation proposé avec notre modéle se base sur un coloriage du
graphe de conflit des taches. La qualité de ce coloriage peut conditionner pour certaines appli-
cations le niveau de parallélisme qui sera possible au cours de ’exécution. Dans les expériences
réalisées et expliquées dans la partie suivante, les overlays ont été systématiquement initialisés
avec le coloriage optimal, afin de mesurer uniquement 'impact de notre modeéle sur I’exécution
des applications.
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Conclusion de la deuxiéme partie

Dans cette partie, nous nous sommes attachés a décrire les deux approches permettant un
accés transparent aux données d’un algorithme & front d’onde, dans le cadre de I’exécution d’un
calcul out-of-core.

L’acceés aux données sur le support de stockage, goulot d’étranglement d’une telle application,
a été vu depuis le niveau d’un bloc de données. L’introduction du nouvel agencement de données
étendu permet de résoudre les problémes de performances liés aux différents types d’opérations
d’entrées/sorties, comme le montrent les expériences détaillées dans la troisiéme partie.

Le modele de synchronisation des acces aux données, qui se place au niveau de 1’application,
utilise une interface de programmation similaire a celle des outils existants (RWL notamment),
tout en garantissant des propriétés qu’il serait autrement difficile & implémenter et a fortiori a
démontrer.
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Troisiéme partie

Résultats expérimentaux

65






Table des matiéres

5 Plate-forme expérimentale

5.1 Configuration de la plate-forme . . . . . . . . ... oo
51.1 Grelon . . . . . .
5.1.2  Capricorne . . . . . . . ..
5.1.3 Chingchint . . . . . . . .

5.2 Implémentation . . . . . . ...
521 Accésauxdonnées . . . . . . ...
5.2.2 Synchronisation . . . . . . . ... Lo

6 Validation du stockage étendu
6.1 Comparaison des coiits de traitement . . . . . . . ... ... ... ... ...
6.2 Comparaison des performances . . . . . . . . . . ...

7 Validation du modéle des ORWL

7.1 Exécution itérative . . . . . . . . . .. e e e e
7.1.1 Prévisions . . . . ..o
7.2 Homogénéité . . . . . . . ..

8 Vers les applications réelles
8.1 Simulation des transferts thermiques . . . . . . . . . ... ... o0
8.2 Portage dans PARXXL . . . . . . oo

71
71
72
72
72
72
73
73

75
75
79

83
83
83
86




TABLE DES MATIERES

68



Introduction de la troisiéme partie

Cette partie présente les résultats expérimentaux permettant de valider 'usage de I’agence-
ment étendu et du modéle de synchronisation des ORWL, présentés dans la partie précédente.

Le stockage étendu est testé expérimentalement en le comparant au stockage par blocs. Cette
comparaison inclut les opérations de pré-traitement et de post-traitement ainsi que les perfor-
mances sur différentes tailles de blocs. Les expériences sur le modéle du synchronisation inclues
une comparaison des performances d’une exécution out-of-core sur une taille de bloc optimale et
une analyse fine des temps de calculs et de synchronisation pour chacune des taches.

Apres une présentation de la plate-forme expérimentale et des détails d’implémentation dans
le chapitre 5, les deux séries d’expérimentations sont présentées et leurs résultats analysés et com-
mentés dans les chapitres 6 et 7. Le chapitre 8 conclut cette partie par une présentation d’une
coopération entameée avec des chercheurs-utilisateurs non-informaticiens, fournisseurs d’applica-
tions d’algorithmes & front d’onde.
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Chapitre 5

Plate-forme expérimentale

Ce chapitre détaille la mise en ceuvre réelle et les expériences menées sur les formats de
stockage et le modéle de synchronisation. Celles-ci ont pour but de valider les deux contributions
de cette thése : I’agencement de données avec le stockage étendu et l'overlay d’ORWL comme
outil de synchronisation.

5.1 Configuration de la plate-forme

Les machines sur lesquelles les expériences ont été réalisées, dont les détails techniques sont
donnés dans les tableaux 5.1, 5.2 et 5.3, font partie de Grid’5000 :

— Grelon est un cluster nancéien de machines bi-processeurs bi-cceurs,
— Capricorne est un cluster lyonnais de machines bi-coeurs,

— Chingchint est un cluster lillois de machine bi-processeurs quadri-coeurs.

L’algorithme du Livermore kernel 23 a été implémenté avec la bibliotheque PARXXL (voir
section 5.2), qui nécessite un compilateur C++ récent et supportant une grande partie de la
norme [SO dite «C++-98». Lors du choix des machines de Grid’5000 pour les expérimentations,
le cluster Grelon a été choisi pour son systeéme d’exploitation récent, notamment son compilateur
C-++. Le cluster Chingchint a été sélectionné pour son plus grand nombre de ressources d’exé-
cution. Son compilateur, plus ancien & I’époque, a demandé quelques efforts d’adaptation dans
PARXXL pour permettre de compiler application. Enfin 'arrivée d’un nouveau cluster & Nancy,
Griffon, en remplacement d’un ancien cluster viellissant, Grillon, a engendré des problémes de
climatisation qui a contraint ’équipe de Grid’5000 & couper une partie des machines du cluster
Grelon. La disponibilité de celui-ci ayant drastiquement chuté, les expériences ont également été
menées sur le cluster Capricorne, dont la configuration est proche et la disponibilité grande.
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5.1.1 Grelon

Processeurs 2 Intel Xeon 5110 bi-cceurs & 1.6 Ghz
Cache L2 de 4 Mo & 1333 MHz

Mémoire 2 Go DDR2 & 667 MHz

Disque dur 80 Go SATA, Bus 32 bits

Systéme GNU/Linux 2.6.26.2

Entrée en service Février 2007

TAB. 5.1 — Configuration d’une machine du cluster Grelon.

5.1.2 Capricorne

Processeur 1 AMD Opteron 246 bi-ceeurs & 2.0 Ghz
Cache L2 de 1 Mo a 400 MHz

Mémoire 2 Go

Disque dur 36 Go SCSI, Bus 64 Bits

Systéme GNU/Linux 2.6.18.6

Entrée en service Décembre 2004

TAB. 5.2 — Configuration d’une machine du cluster Capricorne.

5.1.3 Chingchint

Processeurs 2 Intel Xeon E5440 QC quad-cceurs a 2.83 Ghz
Cache L2 de 4 Mo a 1333 MHz

Mémoire 8 Go

Disque dur 250 Go SATA-2, Bus 32 Bits

Systéme GNU/Linux 2.6.19.1

Entrée en service Début 2008

TAB. 5.3 — Configuration d’une machine du cluster Chingchint.

5.2 Implémentation

La gestion du stockage étendu et des ORWL a été ajouté a la bibliotheque PARXXL, déve-
loppée au sein de I’équipe AlGorille, voir [21]. PARXXL est une bibliothéque destinée & simplifier
I'implémentation d’applications paralléles de fine granularité sur des architectures a grosse gra-
nularité (clusters, grilles, calculateurs). L’organisation et les outils proposés sont tout a fait
adaptés a 'implémentation d’un algorithme & front d’onde : processus de calcul abstraits, outils
de chronométrage, accés aux données au travers d’une hiérarchie d’objets de haut niveau,. ..
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5.2. Implémentation

5.2.1 Accés aux données

L’implémentation de I’algorithme du Livermore kernel 23 a été réalisée dans PARXXL pour
le format de stockage par blocs. Pour maximiser la réutilisation de code lors de l'utilisation du
stockage étendu, 'application transforme un bloc du stockage étendu vers le stockage par blocs,
puis réutilise le code d’origine pour ce format de stockage, considéré comme la référence. Apreés
le calcul, le bloc est ensuite transformé & nouveau dans le stockage étendu avant écriture sur
disque. Ce modéle permet de réutiliser complétement la partie calculatoire de ’application, mais
nécessite pour chaque bloc la présence en mémoire d’une copie dans chacun des formats de sto-
ckage. Cette limitation ne pose pas de probléme sur les machines utilisées pour les expériences
suivantes : la quantité de mémoire disponible est suffisante pour autoriser la présence simulta-
née de ces deux copies. Seul le découpage en un trés petit nombre de trés gros blocs montre
une insuffisance de mémoire. Ce cas étant loin du découpage optimal, il n’est pas critique a la
validation expérimentale.

La gestion des données dans PARXXL est construite autour de la notion de chunks, qui
représentent des morceaux de données. L’implémentation de ces objets pour les fichiers stockés
sur disque fait implicitement appel aux techniques de mappage, via les appels systémes mmap et
munmap. Ceci a I'avantage de décharger les opérations de lecture et d’écriture des données sur
le systéme d’exploitation. L’inconvénient principal de cette méthode est également lié a cette
délégation : I’application n’a pas de controle sur le moment ol le chargement est effectivement
réalisé, ni sur I’éventuelle réutilisation des données qui peut survenir. Ceci rend les expériences
difficiles & reproduire. Il est ainsi arrivé que des expériences identiques réalisées a quelques mois
d’intervalle aient donné des résultats contradictoires.

Afin de permettre de mesurer 1'usage réel de la ressource de stockage, 'accés aux données
dans l'application court-circuite 1'usage habituel des chunks en utilisant directement les appels
systéemes read et write. Le retour & l'utilisation du mappage nécessitera une analyse précise de
ses performances pour le calcul paralléle et out-of-core, tant au sein du systéme d’exploitation
que dans PARXXL.

5.2.2 Synchronisation

Une premiére mise en ceuvre des ORWL dans un environnement multithreadé en mémoire
partagée a été ajouté & PARXXL. Celle-ci est basée sur des numéros de requétes, correspondant
au niveau de priorité, accordés au LH et sur des conditions pour la régulation de la congestion,
I'attente et la signalisation sur les requétes. En interne, ces objets maintiennent une liste ordonnée
de paires de compteurs, chaque paire représentant un niveau de priorité dans ’overlay. Les
compteurs servent ensuite & déterminer le type de requéte pour le niveau de priorité concerné.

L’implémentation des ORWL dans PARXXL fait fortement appel aux templates du C++.
L’utilisateur peut par exemple limiter la consommation mémoire de ces objets en spécifiant
la taille de la liste utilisée en interne. Il peut notamment utiliser le fait que les combinaisons
de requétes d’un overlay en forme canonique utilisent au plus trois niveaux de priorité (voir
section 3.3.2). De plus, toutes les opérations de mise en attente et de signalisation utilisent un
objet condition, & ’API définie dans PARXXL, dont le type exact est fourni par 1'utilisateur en
parameétre template. Dans le cas d’'une exécution en mémoire partagée, ol les entités d’exécution
sont des threads, il est possible d’utiliser les objets par: :sys::conditions de PARXXL, basés
sur les conditions pthread pthread_cond_t. Lorsque de tels objets seront implémentés pour un
environnement distribué, les ORWL de PARXXL pourront directement étre utilisés, en changeant
uniquement le type du paramétre template.
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Chapitre 6

Validation du stockage étendu

Afin de valider I'usage du stockage étendu, les expériences de validation réalisées le compare
au stockage par blocs, qui est généralement considéré comme étant la solution mise en ceuvre dans
les applications soucieuses des performances dans le calcul out-of-core. Deux types d’expériences
viennent valider les idées théoriques liées au stockage étendu :

— Comparaison du cotit de pré-traitement et de post-traitement,

— Comparaison des temps d’exécution d’une itération de 'algorithme du Livermore kernel 23.

Dans la premiére expérience, les temps nécessaires aux opérations de changement d’agen-
cement pour les deux formats de stockage sont comparés. La deuxiéme expérience mesure et
compare pour les deux formats de stockage le temps de complétion d’une itération de l'algo-
rithme du Livermore kernel 23. Cette expérience permet de comparer les comportements des
deux agencements de données pour une application calculatoire avec des accés concurrents a la
ressource de stockage.

6.1 Comparaison des coiits de traitement

Les figures 6.1, 6.2 et 6.3 montrent les temps de pré-traitement et de post-traitement pour
différentes tailles de blocs d’une matrices de 2 Go de 16384 x 16384 éléments de type double, sur
les trois types de machines, et pour les deux formats de stockage. Ces expériences utilisent les
algorithmes de changement d’agencement décrit dans la section 2.2. Dans chaque cas, la taille
totale du probleme du Livermore kernel 23 dépasse la mémoire disponible sur la machine, d’ou
la nécessité de choisir un format de stockage adapté au calcul out-of-core.

Plusieurs phénomeénes se dégagent de ces courbes. Tout d’abord, on peut constater pour les
deux formats de stockage que dans le cas d’un découpage en un petit nombre de gros blocs, les
performances de traitement se dégradent. Ceci est di au modeéle algorithmique utilisé pour ces
opérations. En effet, dans 'algorithme 2.1 de pré-traitement, on charge a la ligne 2 autant de
lignes que la hauteur d’un bloc. Dans le cas d’un découpage en quatre de la matrice de départ,
I’algorithme chargent donc la moitié des données en mémoire, soit 1 Go dans le cas expérimental.
Bien qu’inférieur a la taille de la mémoire disponible, un tel chargement est bien plus lent que
dans le cas d’un découpage en blocs plus petits, ou 'algorithme manipule des données d’une
taille d’'un ordre de grandeur inférieur. De méme, la boucle interne de ’algorithme 2.2 de post-
traitement, lignes 3 & 5, peut défavoriser les petits découpages par un nombre plus élevé de grosses
écritures disjointes par blocs, méme si le plus petit nombre de gros blocs permet d’atténuer cet
effet, si la configuration de la machine favorise une bonne latence.
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Taille des blocs (Mo)

512 128 32 8 2 0.5
T T T T
=)
E
=
(3]
IS
&
s
©
©
a8
IS
(5]
|_
| | | |
4 16 64 256 1024 4096
Taches de calcul = Nombre de blocs
Stockage par blocs —0— Stockage étendu ——
(a) Pré-traitement
Taille des blocs (Mo)
512 128 32 8 2 0.5
T T T T
=
E
5
IS
&
s
3
3 :
g :
S .
= E E
| i | i

4 16 64 256
Taches de calcul = Nombre de blocs

1024 4096

Stockage par blocs —0—

Stockage étendu ——

(b) Post-traitement

F1G. 6.1 — Pré-traitement et post-traitement d’une matrice de données de 2 Go en 16384 x 16384

éléments sur Grelon.
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FiG. 6.2 — Pré-traitement et post-traitement d’une matrice de données de 2 Go en 16384 x 16384
éléments sur Capricorne.
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Taille des blocs (Mo)
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(b) post-traitement

FiG. 6.3 — Pré-traitement et post-traitement d’une matrice de données de 2 Go en 16384 x 16384
éléments sur Chingchint.
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On constate également que les temps nécessaires aux deux opérations sont trés semblables,
sur chacune des machines. En effet, la quantité de données lues et écrites est sensiblement la
méme pour un pré-traitement et le post-traitement associé, et seule la manipulation des données
en mémoire est différente.

Entre les machines, Chingchint bénéficie du disque le plus performant, ce que confirment les
expériences. L’écart est moins flagrant entre les deux autres machines, méme si la plus faible
latence sur Capricorne semble lui donner un léger avantage.

Dans la comparaison entre les deux formats, seul le pré-traitement vers le stockage étendu
montre un véritable écart avec le pré-traitement vers le stockage par blocs. Ceci est di au fait
que dans ce stockage, la quantité de données par blocs varie légérement & cause de la duplication
des éléments communs aux frontiéres. Il y a donc plus de données & écrire sur disque que dans
le cas de référence. Symétriquement, le post-traitement depuis le stockage étendu est légérement
plus long que le post-traitement depuis le stockage par blocs, puisqu’il faut lire un peu plus de
données par blocs, méme si pour cette opération 1’écart est moindre.

Au final, la différence entre les deux formats est trés minime lors des opérations de changement
de format. De plus, les temps nécessaires a celles-ci sont trés inférieurs & une exécution compléte
de ’algorithme du Livermore kernel 28 (voir chapitre 7), ce qui minimise I'inconvénient du chan-
gement de format, par rapport au gain obtenu, comme le montrent les résultats des expériences
suivantes.

6.2 Comparaison des performances

L’expérience suivante consiste & mesurer le temps d’exécution d’une itération de I’algorithme
du Livermore kernel 23 (sans compter les opérations de pré- et post-traitement) pour plusieurs
tailles de blocs, afin de déterminer le meilleur choix pour celle-ci. Elle permet également de
comparer les performances entres les stockages orientés vers le calcul out-of-core, par blocs et
étendu, avec le stockage par lignes, utilisé pour le calcul in-core.

Les figures 6.4, 6.5 et 6.6 montrent les résultats de cette expérience sur chacune des machines.
Les mesures d’exécution pour le stockage par lignes sont par définition indépendantes de la taille
des blocs, puisque la notion méme de bloc est absente de ce format de stockage, tout comme
I'exécution paralléle des calculs. En conséquence, les courbes correspondantes constituent les
bornes maximales de ’exécution séquentielle.

Pour des raisons d’implémentation, voir section 5.2, la consommation mémoire du stockage
étendu est plus importante que celle du stockage par blocs. Pour de trés gros blocs, 'empreinte
mémoire augmente considérablement, ce qui peut provoquer 1’échec de 'application pour cause
de défaut de mémoire disponible, comme sur Grelon et Capricorne pour des blocs de 512 Mo,
ces machines ne disposant «que» de 2 Go de mémoire.

Comme le rappellent les gains en temps d’exécution rapportés par le tableau 6.1 pour la
taille de bloc optimale, I'usage des formats de stockages adaptés a 'exécution paralléle (Blocs et
Etendu) donne d’excellents résultats par rapport au format de stockage de ’exécution séquentielle
(Lignes). De plus, le format de stockage étendu donne un gain supplémentaire par rapport au
format de stockage par blocs. Bien que pouvant fortement varier entre les configurations, celui-
ci reste tout de méme important. Cette comparaison entre les deux formats de stockage pour
I’exécution paralléle et out-of-core met largement en avant les effets escomptés par 'usage du
stockage étendu sur le temps d’exécution. En effet, grace & un usage optimal de la ressource de

79



Chapitre 6. Validation du stockage étendu

Taille des blocs (Mo)
512 128 32 8 2 0.5

Temps d’exécution (min)

4 16 64 256 1024 4096
Taches de calcul = Nombre de blocs
Stockage par blocs —0— Stockage par lignes —0—
Stockage étendu —0—

Fi1G. 6.4 — Exécution d’une itération du Livermore kernel 23 sur des matrices de données de
2 Go en 16384 x 16384 éléments sur Grelon.

Taille des blocs (Mo)
512 128 32 8 2 0.5

Temps d’exécution (min)

4 16 64 256 1024 4096
Taches de calcul = Nombre de blocs
Stockaﬁe par blocs —&— Stockage par lignes —0—
Stockage étendu

FiG. 6.5 — Exécution d’une itération du Livermore kernel 23 sur des matrices de données de
2 Go en 16384 x 16384 éléments sur Capricorne.
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6.2. Comparaison des performances

Taille des blocs (Mo)
512 128 32 8 2 0.5

Temps d’exécution (min)

4 16 64 256 1024 4096
Téches de calcul = Nombre de blocs
Stockaﬂe par blocs —&— Stockage par lignes —0—
Stockage étendu —0—

FiG. 6.6 — Exécution d’une itération du Liwvermore kernel 23 sur des matrices de données de
2 Go en 16384 x 16384 éléments sur Chingchint.

Temps d’exécution (s) Gain (%)
Stockage | . - Bl Ltendu | Etend
Machine Lignes | Blocs | Etendu Lig‘;fess Ltigrlle: ondu
Grelon 2108.13 | 531.63 | 214.88 74.8 89.8 59.6
Capricorne 2516.33 | 605.88 | 365.99 75.9 85.5 39.6
Chingchint 986.82 | 261.72 | 244.10 73.5 75.3 6.7

TAB. 6.1 — Gain de temps da & 'usage d’un format de stockage concu pour l'exécution paralléle
et out-of-core, pour une itération du Livermore kernel 23 dans le cas optimal.
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Chapitre 6. Validation du stockage étendu

stockage, les performances de ’application sont meilleures pour ce nouvel agencement de données
que pour ’agencement de référence.

Enfin, cette expérience montre également I'importance de choisir le découpage optimal afin
de trouver le meilleur compromis entre les accés aux ressources de stockage et d’exécution. Ce
découpage optimal dépend des nombreux parameétres qui jalonnent les couches situées entre la
ressource de stockage et l'application, et qui rendent les approches analytiques extrémement
complexes. Par mesures expérimentales, la taille de blocs optimale est de 32 Mo sur Grelon et
Capricorne, 512 Mo et 8 Mo selon le stockage pour Chingchint.
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Chapitre 7

Validation du modéle des ORWL

Ce chapitre présente les expériences réalisées afin de mesurer 'impact de 1'usage des ORWL
comme outil de synchronisation sur I’exécution de ’application dans un contexte out-of-core. Les
expériences présentées permettent également de mesurer 'influence des ORWL sur les accés aux
données dans les deux formats de stockage adaptés au calcul out-of-core.

7.1 Exécution itérative

Dans cette expérience, le temps d’exécution de vingt itérations de ’algorithme du Livermore
kernel 23 a été mesuré, pour les deux formats de stockage. Le contexte out-of-core est ici total
dans le sens ou le nombre plus important d’itérations par rapport & ’expérience précédente
permet de surcharger les différents niveaux de caches et de tampons entre le support de stockage
et ’application. On peut identifier trois phases au cours de I'exécution :

1. La phase de chargement, ol les caches et tampons se remplissent au fur et & mesure,

2. Le régime permanent, ot les caches et tampons sont toujours pleins, grace & un usage maximal
de la bande passante du support de stockage,

3. La phase de déchargement, & la fin de I’exécution, ou les caches et tampons se vident progres-
sivement.

Les figures 7.1, 7.2 et 7.3 montrent les résultats de ces expériences. Dans chaque cas, la
meilleure taille de bloc, telle que calculée par 'expérience précédente, a été utilisée : 64 blocs de
32 Mo sur Grelon et Capricorne, pour les deux formats de stockage; 256 blocs de 8 Mo pour le
stockage par blocs et 4 blocs de 512 Mo pour le stockage étendu sur Chingchint.

La phase de chargement s’observe principalement sur I’exécution avec le stockage par blocs sur
Capricorne, tandis que la phase de déchargement s’observe bien sur Capricorne et Chingchint,
pour le stockage par blocs. Dans tous les cas, ces deux phases se caractérisent par une courbure
dans le temps d’exécution, tandis que le régime permanent correspond & une quasi-droite entre
les deux.

7.1.1 Prévisions

Algorithmiquement, dans le pire des cas le calul d’un bloc de données nécessite la lecture de
dix blocs (le bloc a mettre a jour, les cing blocs de coefficients correspondants et les quatre blocs
voisins pour en extraire les frontiéres). Aprés un calcul, une téche écrit un bloc sur le disque. Il
est cependant possible qu'une optimisation du systéme d’exploitation permette, lorsque le calcul
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9000 ! ! !
7500
6000
4500

3000

Temps d’exécution (s)

1500

Itérations

Stockaﬁe par blocs —&—
L . Stockage étendu —0o—
Prévisions avec 1 bloc écrit et 6, 8, 10'blocs lus — —

FiGc. 7.1 — Exécution de vingt itérations du Livermore kernel 23 sur des matrices de données de
2 Go en 16384 x 16384 éléments sur Grelon.

25000

20000

15000

10000

Temps d’exécution ()

5000

Nombre de blocs calculés

Stocka&e par blocs —0—
L. . Stockage étendu ——
Prévisions avec 1 bloc écrit et 6, 8, 10blocs lus — —

FiG. 7.2 — Exécution de vingt itérations du Livermore kernel 23 sur des matrices de données de
2 Go en 16384 x 16384 éléments sur Capricorne.
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7.1. Ezécution itérative

8000 ! ! !
7000 ' ' '
6000
5000
4000
3000

Temps d’exécution (s)

2000
1000

Nombre de blocs calculés

Stockage par blocs (256 blocs) ———
Stockage étendu (4 blocs) = —<—

Prévisions avec 1 bloc écrit et 6, 8, 10 blocslus — —

FiG. 7.3 — Exécution de vingt itérations du Livermore kernel 23 sur des matrices de données de
2 Go en 16384 x 16384 éléments sur Chingchint.

d’un bloc commence, que les blocs voisins soient toujours en mémoire et n’aient pas besoin d’étre
relus depuis le disque. Dans le cas ou le systéme d’exploitation est capable d’obtenir une telle
réutilisation des données depuis un cache, le calcul ne nécessite plus que la lecture de six blocs.
L’usage du format de stockage étendu s’apparente au cas optimisé par le systéme d’exploitation,
puisqu’il n’est de toute fagon pas nécessaire de charger la totalité des blocs voisins pour en
extraire les frontiéres.

Les figures 7.1, 7.2 et 7.3 montrent les prévisions pour ces deux cas limites et pour le cas
médian, & partir des valeurs de bande passante mesurées sur les machines et qui sont données
par le tableau 7.1.

Bande passante (Mo/s)

En lecture En écriture
Grelon 64 29
Capricorne 52 47
Chingchint 45 61

TAB. 7.1 — Mesures de bande passante avec l'outil iozone.

Pour ces trois cas, il est nécessaire de lire six, huit ou dix blocs par tache et par itération. On
peut voir que le format de stockage étendu se situe plutot dans la moitié optimale de la prévision,
tandis que le format de stockage par blocs se situe plutot dans 'autre moitié. Le cas du format de
stockage par blocs sur Capricorne donne une singuliére diminution des performances. Bien que
restant conforme aux trois phases d’exécution, le débit mesuré est bien pire que les mesures de
bande passante ne le laissait prévoir. Le matériel ainsi que le systéme d’exploitation, relativement
anciens, présents sur cette machine peuvent étre la cause de cette dégradation.

Sur Grelon et Capricorne, le comportement général du calcul est trés stable au cours du
temps, tandis que sur Chingchint, le bruit introduit par ’accés concurrent & la ressource de
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stockage est clairement visible, notamment pour le stockage étendu. C’est également le cas le
plus proche de la prévision optimiste, car faisant le meilleur usage du support de stockage le plus
performant.

Dans le cas général, cette expérience montre que le choix des ORWL comme outil de syn-
chronisation est tout & fait valide pour un calcul out-of-core et permet d’obtenir un débit d’acces
au disque raisonnablement bon comparé aux pics de performance mesurés sur les machines.

7.2 Homogénéité

L’une des caractéristiques avantageuse des ORWL sur ’exécution est la capacité du modéle &
générer une progression homogeéne des taches de calcul. Celle-ci se traduit par un écart entre deux
taches ayant une dépendance de données d’au plus une itération, dans leurs calculs respectifs.

Afin de mesurer l'impact réel de 'usage des ORWL au cours du calcul, deux mesures ont
été prises pour chaque thread, au cours de l’exécution de vingt itérations de 1’algorithme du
Livermore kernel 23, dans le cas optimal :

1. Le calcul, qui comprend le temps de calcul lui-méme ainsi que le temps nécessaire aux opéra-
tions d’entrées/sorties,

2. La synchronisation, qui mesure le temps passé a attendre l'obtention des requétes sur les
ORWL.

Les figures 7.4, 7.5, 7.6, 7.7, 7.8 et 7.9 montrent ces résultats pour les deux formats de stockage
et sur les trois machines. Chaque figure présente trois grilles, avec les itérations en abscisse et les
threads en ordonnée. La premiére grille montre le temps de calcul cumulé, la deuxiéme le temps
de synchronisation cumulé et la troisiéme la somme des deux.

On peut d’abord remarquer que la distribution du temps de calcul est assez irréguliére entre les
threads et dans le temps, ce qui n’est pas surprenant pour une application ot les accés concurrents
aux ressources communes de calcul et de stockage sont nombreux. Bien que d’intensité moindre,
des irrégularités apparaissent également sur la distribution du temps de synchronisation. On voit
sur la troisiéme grille que les irrégularités introduites pendant la phase de calcul sont presque
totalement absentes, car absorbées dans la phase de synchronisation, lors de ’attente d’obtention
d’un verrou dans un ORWL.

On peut également noter que le schéma général de ces grilles, notamment celles montrant
le temps total par tache (et donc le moins d’irrégularités), est plus ou moins penché sur la
diagonale. Ce phénomeéne est l'illustration du pipeline utilisé pour la parallélisation et montre
Porientation de la vague de calcul qui parcourt la matrice de données, du coin supérieur gauche
(premier thread) au coin inférieur droit (dernier thread). On y voit également la répétition,
décalée horizontalement, d’'un méme schéma pour un groupe de threads. Cet effet est da a la
distribution des numéros de threads. En effet, les numéros sont distribués par rangées de blocs,
les derniers threads de chaque rangée commencant le calcul d’une itération aprés les premiers
threads de la rangée suivante.
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FiG. 7.4 — Exécution de vingt itérations du Livermore kernel 23 sur des matrices de données de
2 Go en 16384 x 16384 éléments avec stockage par blocs sur Grelon.
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FiGc. 7.5 — Exécution de vingt itérations du Livermore kernel 23 sur des matrices de données de
2 Go en 16384 x 16384 éléments avec stockage par blocs sur Capricorne.
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FiG. 7.6 — Exécution de vingt itérations du Livermore kernel 23 sur des matrices de données de
2 Go en 16384 x 16384 éléments avec stockage par blocs sur Chingchint.
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FiGc. 7.7 — Exécution de vingt itérations du Livermore kernel 23 sur des matrices de données de
2 Go en 16384 x 16384 éléments avec stockage étendu sur Grelon.
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FiGc. 7.8 — Exécution de vingt itérations du Livermore kernel 23 sur des matrices de données de
2 Go en 16384 x 16384 éléments avec stockage étendu sur Capricorne.
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FiGc. 7.9 — Exécution de vingt itérations du Livermore kernel 23 sur des matrices de données de
2 Go en 16384 x 16384 éléments avec stockage étendu sur Chingchint.
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Chapitre 8

Vers les applications réelles

Les résultats expérimentaux obtenus sur l'usage du stockage étendu et du modéle des ORWL
sur l'algorithme du Livermore kernel 23 ont montré des gains substantiels. En collaboration avec
une équipe de chercheurs de 'université de Pau et de 'INRIA Bordeaux - Sud-Ouest, certaines
de leurs applications réelles basées sur des algorithmes & front d’onde ont été sélectionnées pour
inclure les possibilités proposées par la bibliotheque PARXXL, dont le stockage étendu et le
modéle des ORWL. La premiére d’entre elles & faire 'objet d’un portage, décrite ici et dans [32],
est une simulation des transferts thermiques dans un fluide mis en mouvement par une paire de
vortex.

8.1 Simulation des transferts thermiques

Cette application est congue pour simuler, dans un espace bi-dimensionnel, les transferts
thermiques dans un fluide au centre duquel une paire de vortex tournant en sens contraires
est générée. Les deux vortex se déplacent ensuite vers la bordure qui génére le flux thermique.
Lorsque les vortex se rapprochent de la paroi, la fonction de transfert thermique change de
maniére non-monotone en fonction du temps : le fluide qui se déplace depuis la paroi chauffante
le long du vortex fait décroitre la fonction de transfert thermique, et laisse la place & une partie
plus froide du fluide qui fait croitre & son tour la fonction de transfert thermique.

Le but de cette application de simulation est de calculer en fonction du temps la distribution
de chaleur et de pression dans le fluide, ainsi que la vitesse de déplacement de celui-ci. La figure 8.1
montre un exemple de transferts thermiques obtenus avec 'application originale.

8.2 Portage dans PARXXL

L’application originale est écrite en Fortran, tandis que la bibliothéque PARXXL, au sein
de laquelle les outils décrits dans cette thése sont implémentés, est écrite en C++. Le portage
du code d’origine vers une premiére version en C+-+ a été réalisé en collaboration avec une
étudiante Indienne, Peehoo Dewan, sous ma supervision et celle de mon directeur de thése. Nous
avons réécrit I’application d’origine en C+-+ afin de l'intégrer au schéma d’exécution paralléle
des algorithmes a front d’onde et a la bibliothéque PARXXL. L’analyse du code d’origine nous a
permis de découper la partie purement calculatoire en trois phases :

1. une phase de mise a jour de la vitesse, & partir de la vitesse a l'itération précédente
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FiG. 8.1 — Transferts thermiques simulés.




8.2. Portage dans PARXXL

2. une phase de mise & jour de la pression et de la vitesse a partir de la vitesse calculée & la
phase 1,

3. une phase de mise & jour de la température, & partir de la vitesse et de la température a
I'itération précédente.

Chacune de ces phases s’apparente & un algorithme & front d’onde avec une dépendance de
données spécifique, comme l'illustre la figure 8.2.
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FiG. 8.2 — Dépendances de données pour la simulation de transferts thermiques.

Contrairement & ’application d’origine, construite monolithiquement, la nouvelle version est
concue autour d’une forte modularité du code. La partie calculatoire a été isolée et centrée sur le
voisinage d’un élément de ’espace de données. Nous avons ensuite construit une couche orientée
«blocs» au-dessus afin de faciliter le découpage des données et la communication des frontiéres.

Finalisation La mise en place du pipeline de parallélisation par blocs dans cette nouvelle
version (création d’un thread par bloc de données, extraction des frontiéres, synchronisation
avec des ORWL) est actuellement en cours de validation.
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Conclusion de la troisiéme partie

Les résultats présentés dans cette partie permettent de valider les apports théoriques du
stockage étendu et des ORWL comme outils de synchronisation.

Les mesures de bande passante effective pour 1'usage du stockage étendu montre un gain
substantiel par rapport au stockage par blocs. Bien que moins importants que les prévisions
théoriques, issues d’une mesure de pic de bande passante, les résultats obtenus justifient uti-
lisation de ce nouvel agencement de données dans le cadre de ’exécution d’une application de
calcul out-of-core.

Les mesures effectuées pour chaque thread lors d’une exécution de ’algorithme du Livermore
kernel 23 ont montré que les irrégularités qui sont immanquablement introduites par les accés
concurrents aux ressources de calcul et de stockage sont gommeées par la couche de synchronisation
des ORWL. De plus, ces expériences ont montré la progression homogeéne des différentes taches
de calcul, ce qui était un des objectifs initiaux du modéle.

Enfin, ces deux apports au modéle d’exécution paralléle des algorithmes & front d’onde per-
mettent une réutilisation quasi-compléte de la partie calculatoire d’une application. Leur inté-
gration dans des applications existantes demande donc un effort de mise en ceuvre tout a fait
acceptable.
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Conclusion générale

Cette thése est centrée sur ’étude des algorithmes & front d’onde, et plus particuliérement sur
I’acceés efficace et transparent aux données de ces algorithmes. En effet, les algorithmes & front
d’onde sont caractérisés par des calculs et des dépendances de données locaux qui les rendent facile
a paralléliser, et permettent de répartir 'effort de calcul lorsque les jeux de données grossissent.
Dans un environnement & mémoire partagée, lorsque la quantité de données dépasse la quantité
de mémoire disponible, le calcul est out-of-core et la stratégie d’accés aux données doit étre
adaptée aux nouvelles problématiques associées.

Agencement des données

L’acces efficace aux données stockées sur disque est le point clé des performances pour le calcul
out-of-core. Le nouvel agencement de données proposé dans cette thése répond & ce probléme en
permettant des accés rapides pour tous les types de données nécessaires a l'algorithme & front
d’onde considéré.

Les résultats des expériences menées sur cet agencement de données montrent que ses incon-
vénients par rapport aux agencements habituels, liés a la duplication d’éléments et & la gestion
de leur cohérence, sont minimes par rapport aux gains de performance apportés. Notamment,
l'usage de la bande passante du disque, qui constitue clairement le goulot d’étranglement du
calcul out-of-core, est maximal.

Synchronisation

Le nouveau modéle de synchronisation décrit dans cette thése est basé sur les ORWL, une
variante de verrous de lecture/écriture avec une file d’attente servie par une politique FIFO.
Avec ce modéle, il est particuliérement remarquable que 1'utilisateur n’a besoin de spécifier que
la dépendance de données entre les taches de son application. L’algorithme d’initialisation proposé
permet une mise en place automatique de l'overlay & partir d’une représentation abstraite des
taches, puis la structure de treillis de I’espace de configurations permet de garantir une évolution
sans interblocages. Les expériences réalisées confirment également la distribution équitable des
calculs entre les taches associées aux blocs de données.

Perspectives

Apres l'application de transferts thermiques, c’est une seconde application des chercheurs
de l'université de Pau qui sera étudiée pour l'intégration des outils développés dans PARXXL,
et notamment ceux présentés dans cette thése. Décrite dans [27|, cette application simule la
propagation d’une onde sismique dans un milieu isotropique et permettra principalement de
tester le nouvel agencement de données dans un espace tri-dimensionnel.
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Conclusion générale

Le modéle de synchronisation présenté n’est pas spécifiquement lié & une classe d’algorithme
particuliére, ce qui permet d’envisager certaines extensions de son usage. Par exemple, il pourrait
étre utilisé pour modéliser le verrouillage sur une plage d’octets d'un ensemble de données (un
fichier par exemple), en s’attaquant au probléme des intersections d’intervalles. Ceci permettrait
des acceés prévisibles & des objets partagés sans demander plus d’efforts a D'utilisateur que les
RWL.

Comme nous ’avons montré, la méthode de coloriage impacte directement l'initialisation
d’un overlay. Pour certaines applications, des initialisations différentes peuvent conduire a des
espaces de configurations disjoints. Par exemple, il est possible d’initialiser un cycle linéaire de
taches pour obtenir soit une exécution avec un niveau de parallélisme de %, soit un token ring.
Ceci permet donc d’utiliser les ORWL comme outil de synchronisation temporelle.

De plus, comme les ORWL sont des objets orientés «ressourcey, ils sont plus faciles & étendre
dans les environnements distribués et permettent donc d’implémenter le principe de DHO (Data
HandOwer, présenté dans [23].
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