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Résumé

Les machines a mémoire distribuée proposent une alternative intéressante pour augmenter la puissance
des ordinateurs. Cependant ces “multicalculateurs” sont réservés a une minorité d’utilisateurs avertis. En
effet, les environnements de programmation et de développement qu’ils proposent n’offrent pas un confort
ni une standardisation suffisants pour permettre une utilisation plus large de ce type d’ordinateurs.

L’architecture CHORUS est congue pour construire des systemes d’exploitation répartis : un noyau mi-
nimum, intégrant a bas niveau la communication et I’exécution, fournit des services génériques a un
ensemble de serveurs qui coopérent au sein de sous-systémes pour fournir des interfaces standards. Par
exemple, le systetme CHORUS/MiX offre une interface compatible & UNIX dont il étend les services a la
répartition grace aux propriétés de transparence de la communication. Il offre également de bonne pos-
sibilités d’évolution grace a ses propriétés de modularité et ses interactions, basés sur des échanges de
messages transparents a la répartition.

Ce type de systeme réparti semble indispensable sur les multicalculateurs, pour implanter les services
spécifiques attendus sur ce type d’architecture. Son adaptation & ces conditions particulieres (couplage
des applications, régularité des programmes, équilibrage de la charge des processus, gestion de ’espace
mémoire distribué, etc.) est étudié dans cette thése a travers le portage du systéne CHORUS/MiX sur un
iPSC/2, multicalculateur commercialisé par Intel.

L’évolution naturelle de ce type de systeme conduit a offrir une interface de mono-processeur virtuel que
nous appelons systéme a image unique. Ceci pose de nombreux problémes que nous pouvons regrouper en
deux classes : les problemes liés a la gestion globale des ressources distribuées sur le réseau et les problemes
engendrés par l'aspect centralisé que sous-entend l'interface UNIX. Nous nous sommes intéressés plus
particulierement a la premiere classe de problémes en concevant un service de migration de processus et
un gestionnaire de charge répartie.

Mots clés

Multicalculateur, systeme d’exploitation réparti, migration de processus, équilibrage de charge, systeme a
image unique.
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1 introduction

Dans la plupart des domaines scientifiques et techniques ’ordinateur est devenu un outil indispen-
sable car les modeles mathématiques utilisés pour la résolution des problemes, sont, s’ils veulent
étre précis, beaucoup trop complexes pour étre résolus par I’homme. Les super-calculateurs, uti-
lisés pour résoudre ces problemes dans les anneées 80, étaient basés sur une architecture multipro-
cesseur car les progres technologiques réalisés sur un seul processeur n’étaient plus suffisant pour
satisfaire les besoins croissants de puissance de calcul. Ces processeurs partageant une mémoire
commune, la mise en place d’une politique globale d’allocation des ressources simple et efficace
était possible grace aux données communes. Le partage de mémoire pose cependant un grave
probleme de concurrence d’acces aux données. Les multiprocesseurs commercialisés sont ainsi li-
mités a quelques dizaines de processeurs et les perspectives - pour augmenter de fagon significative
leur puissance - sont limitées.

Les ordinateurs a mémoire distribuée proposent une alternative intéressante pour augmenter la
puissance des ordinateurs. En effet, la bande passante de leur réseau d’interconnexion augmente
lorsque le nombre de noeuds du réseau croit. Cette propriété permet donc de résoudre le probleme
de concurrence d’acces aux données posé par les multiprocesseurs a mémoire partagée. Cepen-
dant ces °
les environnements de programmation et de développement n’offrent pas un confort ni une stan-
dardisation suffisants pour permettre une utilisation plus large de ce type d’ordinateur. En effet,
la distribution de la mémoire et du contréle remettent en cause les savoir faire algorithmiques et
rendent indispensable la conception de nouveaux environnements.

‘multicalculateurs” sont actuellement réservés a une minorité d’utilisateurs avertis car

L’analogie avec les systemes répartis sur un réseau de sites est évidente, quoique les conditions
d’exploitation soient fort différentes : couplage des processus, régularité des programmes et des
cheminements de données, équilibrage de la charge, etc. Cependant, moyennant 1’étude de condi-
tions spécifiques, le portage d’un systeme d’exploitation réparti général permet de fournir, a
moindre cotit, une interface équivalente a celles qui sont habituellement utilisées sur les stations
de travail.

L’architecture CHORUS est congue pour construire des systemes d’exploitation répartis : un noyau
minimum, intégrant a bas niveau la communication et I’exécution, fournit des services génériques
a un ensemble de serveurs qui cooperent au sein de sous-systeémes pour fournir des interfaces
standards. Par exemple, le systétme CHORUS/MiX offre une interface compatible & UNIX dont
il étend les services a la répartition grace aux propriétés de transparence de la communication.
Ainsi il permet un acces a la plupart des ressources telles que les fichiers et les périphériques,
acces qui est indépendant de la localisation de ces ressources. Le systéeme CHORUS/MiX offre de
bonne possibilités d’évolution gréace a ses propriétés de modularité et ses interactions, basées sur
des échanges de messages transparents a la répartition.

Description

Cette these présente une étude sur 'adaptation du systéeme CHORUS/MiX sur un iPSC/2, multi-
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calculateur commercialisé par la société Intel. L’évolution naturelle de ce type de systeme conduit
a offrir de nouvelles fonctionnalités destinées a faciliter la mise en oeuvre du parallélisme d'une
application et a faire évoluer le systeme d’exploitation vers ce que nous appelons un systeme a
image unique.

Plan du manuscrit

La premiere partie de ce manuscrit est divisée en trois chapitres qui ont pour but de poser le
probleme qui y est abordé : les besoins des multicalculateurs en terme de services du systéme
d’exploitation. Nous donnons donc, dans le premier chapitre, un apercu de différentes architec-
tures paralleles ou nous différencions les architectures a mémoire partagée des architectures a
mémoire distribuée pour mettre en valeur I'intérét des secondes. Nous décrivons ensuite plus en
détail I'iPSC/2 sur lequel nous avons travaillé. Au chapitre II, nous montrons que le support
logiciel habituellement fourni sur les multicalculateurs est insuffisant. L’inconfort qui en résulte
fait que ces machines sont réservées a une minorité d’utilisateurs initiés. Par contre, d’autres
applications pourraient bénéficier du rapport cotit/performances intéressant de ces ordinateurs si
le systeme d’exploitation était plus standard et facilitait la mise en oeuvre du parallélisme. Dans
ce but, nous étudions différents systemes d’exploitation répartis et leur potentialité a satisfaire
les utilisateurs. Parmi ces systéemes, CHORUS/MiX permet de résoudre quelques problémes posés
par les systeme natifs, tels que l'interface standard et le partage des noeuds entre utilisateurs.
Nous relatons le portage de CHORUS/MiX au chapitre III. En utilisant ce systéme sur 'iPSC/2
nous analysons les lacunes des systemes d’exploitation répartis puis nous cernons les besoins des
utilisateurs.

Dans la deuxieme partie, nous spécifions les besoins d’un systeme d’exploitation a image unique.
Au chapitre IV, nous décrivons I'implantation d’un service de migration de processus. Ce service
étant destiné a supporter une gestion de charge répartie, nous ’avons conc¢u sans dépendance
résiduelle mais avec un cout minimal d’un point de vue global. Enfin le chapitre V traite
de la conception d’un gestionnaire de charge répartie, le LM, dans le sous-systeme UNIX de
CHORUS/MiX. A travers une étude bibliographique, nous montrons que ’architecture des mul-
ticalculateurs implique des contraintes spécifiques pour la mise en place d’un tel service. En
particulier 'algorithme utilisé doit étre extensible pour pouvoir étre utilisé sur les machines a pa-
rallélisme massif comme sur les machines dont le nombre de noeuds est réduit. Il doit également
assurer une bonne dispersion de la charge pour permettre un bon équilibrage de charge.

Contexte

Cette these a été réalisée dans le cadre d’une convention CIFRE avec la société CHORUS Systemes.
Les travaux qui y sont présentés ont été réalisés, en partie, pour le projet esprit PUMA.
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Chapitre 1

Les Architectures Distribuées

Introduction

Dans la plupart des domaines scientifiques et techniques ’ordinateur est devenu un outil indispen-
sable car les modeles mathématiques utilisés pour la résolution des problemes sont, s’ils veulent
étre précis, beaucoup trop complexes pour étre résolus par ’homme. Les vitesses actuellement at-
teintes par les meilleurs super-calculateurs sont de 'ordre d’une dizaine de Gigaflops, c¢’est-a-dire
d’une dizaine de milliards d’opérations sur des nombres flottants par seconde. Cette puissance de
calcul permet de résoudre certains probléemes physiques tels que ’écoulement des fluides autour
d’une aile d’avion, mais elle ne permet pas de considérer I’écoulement pour la totalité de ’avion.

D’autres classes de problemes pour lesquelles les modéles mathématiques existent ne sont donc
pas encore résolues faute de puissance de calcul. Ces classes regroupent “les grands défis” de
la recherche et de la technique de cette fin de siecle tels que les prévisions météorologiques, la
circulation des océans ou encore la modélisation des supra-conducteurs. Les besoins de ces classes
de problemes sont d’un ordre de grandeur supérieur puisqu’ils nécessitent des puissances de calcul
avoisinant le Téraflops. L’objectif de nombreux constructeurs de super-calculateurs est d’atteindre
cette puissance dans les cinq années a venir. Parmi les projets de recherche visant a atteindre cet
objectif nous pouvons citer différents projets ESPRIT européens et le projet américain Touchstone
mené conjoitement par Intel Scientific Supercomputer Division et la DARPA.

Ces exemples marquent bien les nouvelles orientations, en terme d’architecture, pour les super-
calculateurs des années 90. En effet il s’agit dans tous les cas, de machines paralleles & mémoire
distribuée, basées sur des processeurs standard, alors que les super-calculateurs des années 80
étaient principalement des multiprocesseurs & mémoire partagée, basés sur des processeurs vec-
toriels ou super scalaires (ex : Cray YMP[Cra91]). Ce changement dans I’architecture du super-
calculateur était nécessaire pour deux raisons. D’une part, comme nous le verrons dans ce cha-
pitre, les solutions envisagées pour augmenter significativement le nombre de processeurs dans
une machine & mémoire partagée sont tres cotiteuses. D’autre part, les constructeurs de proces-
seurs commencent a atteindre les limites physiques et thermodynamiques pour la réalisation de
processeurs. Les difficultés a résoudre pour améliorer de faon significative les performances des
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16 Les Architectures Distribuées

processeurs croissent alors tres vite. La conception des micro-processeurs repose sur des techno-
logies plus récentes (VSLI). Certaines études (c.f. les études Technology 2000 du Massachusetts
Institute of Technology) prévoient que les performances obtenues avec les micro-processeurs vont
doubler tous les deux ans d’ici la fin du siecle. D’autre part les réseaux d’interconnexion des
multiprocesseurs a mémoire distribuée permettent d’augmenter, a moindre cott, le nombre des
micro-processeurs d’un réseau. Ainsi les calculateurs massivement paralleles, basés sur ces micro-
processeurs, semblent étre une alternative intéressante pour atteindre ce nouvel ordre de perfor-
mances. En effet ces calculateurs ne sont, virtuellement, pas limités en terme de performances.

Nous nous proposons, dans ce chapitre, de classer et de décrire brievement quelques machines
paralleles existantes afin de pouvoir mieux situer la machine sur laquelle nous avons travaillé. En
2, nous donnons une description détaillée de 1'iPSC/2.

1 Les architectures de machines paralleles

Il existe actuellement un grand nombre d’architectures paralleles. La description de la totalité
de ces architectures dépasse largement le cadre de cette these. Nous proposons donc un apergu
des différents types marquants parmi les architectures paralleles [Kra91]. On distingue habituel-
lement les architectures de machines paralleles selon une classification proposée dans [Fly74] qui
repose sur l’examen séparé du parallélisme dans le flot de controle (instructions exécutées par les
processeurs) et le flot de données (instructions lues ou écrites dans la mémoire). Les machines
monoprocesseurs traditionnelles sont SISD (Single Instruction stream, Single Data stream). Les
architectures de machines paralléles se divisent en SIMD (Single Instruction stream, Multiple
Data stream) et en MIMD (Multiple Instruction stream, Multiple Data stream), la classe MISD
n’étant pas représentée (certains auteurs y incluent les machines a processeur pipe-line, ou le
parallélisme s’étend a I’exécution des différentes phases d’une instruction unique).

Selon l'organisation de la mémoire, on distingue deux classes de machines SIMD. Dans les ma-
chines vectorielles, telles que le Cray XMP, certaines unités de traitement sont partitionnées en
unités fonctionnelles. Chacune de ces unités exécute une opération sur un élément d’un vecteur
- emplacement en mémoire ou dans un registre. Les flots de données circulent de fagon rythmée
a travers la partition d’unités fonctionnelles. Dans les machines SIMD paralléles, un ensemble de
processeurs est commandé par un séquenceur unique pour exécuter la méme instruction, chaque
processeur possedant sa zone de mémoire privée. Les machines SIMD sont principalement uti-
lisées pour des applications de calcul scientifique telles que la résolution d’équations aux dérivées
partielles ou encore le traitement d’image.

Un exemple intéressant de machine SIMD est la Connection Machine (CM2)[Hil88]. Elle a été
concue au MIT dans les années 80 pour des applications d’intelligence artificielle. La configuration
maximale comporte 64K processeurs qui exécutent le méme flux d’instructions. L’architecture de
la CM2 repose sur une connexion en hypercube (section 1.2.2) de 2 puissance 12 noeuds. Un
noeud est composé de 16 processeurs 1-bit, organisés en tore de 4x4, qui possédent chacun un
registre de 4K bits. La communication entre les noeuds est assurée par un routeur spécialisé.

Les machines MIMD different selon le mode de partage de mémoire entre les processeurs et
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selon les structures d’interconnexion entre les éléments du systeme : processeur et mémoire. On
distingue schématiquement les multiprocesseurs a mémoire partagée et les multiprocesseurs a
mémoire distribuée, mais beaucoup d’architectures sont mixtes, des mémoires locales a chaque
processeur pouvant coexister avec une mémoire commune.

Nous nous intéresserons plus particulierement aux machines MIMD dans la suite de notre exposé.

1.1 Les multiprocesseurs a mémoire partagée

Les multiprocesseurs a mémoire partagée (ou commune) représentent l’architecture parallele
MIMD Ila plus fortement couplée. La mémoire commune permet en effet de représenter un état
global immédiatement accessible a I'ensemble du systeme d’exploitation ou d’une application.
Ainsi la connaissance d’'un état global du systéme permet la mise en oeuvre d’une politique
simple et efficace de I'allocation des ressources. Néanmoins la concurrence d’acces a 'information
et aux ressources génere des goulets d’étranglement lorsqu’un grand nombre d’acces concurrents
est nécessaire. De ce fait, le temps d’acces a une ressource n’est plus forcément borné. L’addition
d’antémémoires (caches) ou de mémoires locales, pour assurer un acces rapide, pose alors un
probleme de cohérence de I'information entre les mémoires privées. Ce probleme peut étre simple
a résoudre tant que le nombre de processeurs concerné est petit - quelques dizaines - mais il
devient tres vite compliqué et cotiteux a résoudre lorsque le nombre de processeurs croit. Notons
que ce probleme doit étre résolu au niveau matériel pour que la mémoire apparaisse partagée au
niveau logiciel.

E/S E/S E/S

processeur processeur processeur processeur

cache cache

réseau d’interconnexion

| | | | |

Figure 1.1 : Multiprocesseur a mémoire partagée

Ce schéma (figure I.1) connait de nombreuses variantes, selon :

— la répartition de la mémoire entre mémoire locale et mémoire commune

— la nature du réseau d’interconnexion qui permet aux processeurs de communiquer entre eux et
avec la mémoire. Parmi les réseaux d’interconnexion, nous distinguons les bus et les réseaux a
base de commutateurs.
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1.1.1 Les multiprocesseurs a bus

L’interconnexion par bus est I'un des systemes les plus répandus pour les multiprocesseurs (figure
1.2), en raison de sa simplicité. La principale limitation de ce systéme provient du fait qu’un bus
ne peut traiter qu'une requéte a la fois. La probabilité de conflit et la dégradation corrélative des
performances augmentent rapidement avec le nombre de processeurs.

E/S E/S
processeur processeur processeur processeur
[ cache | [ cache ] [_cache | [ cache |

Bus

Figure 1.2 : Multiprocesseurs a bus

La situation peut étre améliorée par 'utilisation de plusieurs bus (figure 1.3) et par le traitement
des requétes en “pipeline” (deux adresses différentes peuvent étre traitées en meéme temps).
D’autre part, I'utilisation de mémoires locales et de caches permet de réduire le nombre d’acces
au bus global et a la mémoire commune, en exploitant la localité des programmes (mais se posent
alors des probléemes de cohérence entre les mémoires).

Les multiprocesseurs a bus commercialisés sont limités a quelques dizaines de processeurs, pour
des raisons de colit. Au dela, d’autres méthodes d’interconnexion sont utilisées. Des exemples de
multiprocesseurs construits autour de bus sont :

— Alliant FX /80 (figure 1.4). Il est composé[Tab90] de deux types de processeurs : 'IP (Inter-
active Processor), et le CE (Computational Element). La configuration maximale comprend
douze IPs et huit CEs. Les IPs sont en général utilisés pour traiter les exécutions interactives
alors que les CEs sont dédiés aux calculs intensifs qui peuvent tirer profit d’une vectorisation.
Les IPs et les CEs partagent la méme mémoire a travers un bus. Tous les acces au bus ont
lieu & travers des caches locaux pour réduire le nombre d’acces. De plus les CEs sont connectés
entre eux, a travers un bus de controle de concurrence, pour leur permettre de se synchroniser
pour les acces a la mémoire.

— Encore Multimax (520). Il est organisé[Tab90] autour d’'un seul bus synchrone et non-
multiplexé, appelé le nano-bus, qui a une capacité de 100 Mo/sec. Sur ce bus sont connectées,
au plus, dix cartes processeurs qui ont chacune deux CPUs et un cache de 256 Ko. permettant
des acceés mémoire tres rapides (35 nsec.). Le cache est géré suivant un protocole d’écritures
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processeur processeur processeur
cache cache cache

processeur processeur processeur
cache cache _‘# cache 7‘1
processeur processeur processeur
cache cache cache

3 1 i

Figure 1.3 : Multiprocesseur a plusieurs bus

différées. Ce protocole écrit les données dans le cache plutot qu’en mémoire centrale. Il évite
I’écriture en mémoire centrale aussi longtemps que possible. Les données peuvent alors étre
lues et écrites plusieurs fois dans le cache avant d’étre remplacées et, par conséquent, l'acces
a travers le nano-bus disparait pratiquement. La cohérence entre les caches est maintenue a
travers un systeme de possession ou le processeur qui veut écrire dans son cache doit obtenir la
possession de ’addresse. Lorsqu’un processeur obtient cette possession, les autres processeurs
invalident ’adresse correspondante dans leur propre cache.

— Sequent Balance. Il contient[Tab90] de deux a trente processeurs qui sont connectés en méme
temps que les modules de mémoire et les controleurs d’entrée/sortie a un bus. Chaque proces-
seur a 8Ko de mémoire cache qui contient une copie du bloc mémoire lu le plus récemment.
Des verrous implantés par la machine sont accessibles a l'utilisateur pour garantir ’exclusion
mutuelle des structures de mémoire partagée.

1.1.2 Les multiprocesseurs a réseau de connexion

L’objectif des réseaux d’interconnexion (figure 1.5) est de réduire la probabilité de conflit lorsqu’un
grand nombre de processeurs émettent des requétes d’acces a la mémoire. Une premiére solution
consiste a relier processeurs et mémoires par une matrice d’interconnexion construite au moyen
de commutateurs programmables.

Ce systeéme a notament été utilisé sur la machine expérimentale C.mmp[Sa78] Chaque processeur
possede un cache de 8 Ko, principalement utilisé par le systeme d’exploitation. Il accede a la
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1P 1P 1P
[cache || |[cache |||[cache |

1P 1P 1P
‘ @@ cache cache
< Y

4 3 t }
EP EP EP EP
[cache || |[cache || |Lcache || |[cache |

Figure 1.4 : Alliant

mémoire a travers un réseau d’interconnexion qui permet a chaque processeur d’accéder a chaque
unité mémoire (matrice d’interconnexion). Ainsi la bande passante de ce réseau augmente avec
le nombre de processeurs. Son inconvénient majeur est que le nombre de commutateurs, donc
la complexité et le cout du réseau, croissent comme le carré du nombre de processeurs. Un
bus supplémentaire permet aux processeurs de communiquer entre eux, pour se synchroniser,
autrement que par mémoire partagée.

Les réseaux multi-étages tels que le réseau oméga (figure 1.6), présenté en 1975 par Lawrie, ou le
réseau n-cube évitent cet inconvénient. Un réseau oméga est construit a partir de commutateurs
élémentaires a k entrées et k sorties (en général on prend k=2), implantant 4 fonctions de base :
tout droit, échange, diffusion haute, diffusion basse. Ces commutateurs sont connectés suivant
le modele du “perfect shuffle”. Il peut y avoir conflit entre deux processeurs pour ’acces a un
commutateur, ce qui est impossible dans une matrice d’interconnexion.

Dans un réseau n-cube les commutateurs n’ont que deux positions. D’autres structures de réseaux
(réseau de Benes) évitent totalement les conflits d’acceés au prix d’une structure plus complexe
que celle des réseaux oméga.

Un exemple de multiprocesseur utilisant des réseaux multi-étages est :

— BBN Butterfly. Le Butterfly[Tab90] est composé d’'un nombre variable (jusqu'a 256) de
noeuds identiques et indépendants. Ces noeuds sont interconnectés a travers un réseau a grande
vitesse (figure 1.7). Les noeuds de base disposent d’une unité centrale et d’une unité flottante.
Le processeur accede a 4 Mo. de mémoire locale a travers un controleur de noeud qui gere cette
mémoire locale et I'acces du processeur aux mémoires distantes (& travers le réseau). En fait,
toute référence mémoire est traitée par le controleur de noeud et c’est lui qui décide d’accéder
a une mémoire distante ou locale donc d’utiliser le réseau ou non. Les controleurs coopérent
pour 'acces a une mémoire distante.
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Figure 1.5 : Multiprocesseur a réseau de connexion

1.2 Les multiprocesseurs a mémoire distribuée

Avec les multiprocesseurs & mémoire distribuée (ou multicalculateurs), on cherche & éliminer la
complexité matérielle (réseau d’interconnexion a étages) ou logicielle (gestion des caches multiples)
induites par ’acces de processeurs multiples & une mémoire commune. Les multiprocesseurs a
mémoire distribuée sont constitués d’éléments de calcul autonomes, appelés noeuds, réunissant
processeur et mémoire locale. Les noeuds sont reliés par un réseau d’interconnexion qui leur
permet d’échanger des données. Ce systeme doit essentiellement permettre la communication par
messages entre les élements et se réduit donc a des liaisons simples. Cette architecture permet
a la fois d’éviter le goulet d’étranglement de ’acces concurrent a la mémoire et d’augmenter la
capacité du calculateur a échanger des informations en augmentant son nombre de noeuds ou de
connexions.

L’interconnexion complete de N éléments, qui nécessite de 'ordre de N puissance deux liens,
est impraticable pour un grand nombre de processeurs. On choisit donc des méthodes d’inter-
connexion indirectes qui permettent de réduire le nombre de liens, au prix d’un temps de com-
munication plus élevé pour les éléments entre lesquels il n’existe pas de lien direct. Pour un
multiprocesseur a mémoire distribuée, son diametre est défini par la distance maximale entre
deux de ses noeuds.

Un des avantages tres net de cette architecture est la possibilité de faire évoluer le nombre de
noeuds a des ordres de grandeur différents sans pour autant altérer le comportement du systeme.
Nous définissons le débit d’un réseau comme étant la quantité de données qu’il peut transmettre
en un temps fixe. Alors 'augmentation du nombre de processeurs entraine une augmentation du
débit du calculateur puisqu’elle ajoute des connexions. Cette augmentation du débit permet de
satisfaire les besoins des noeuds ajoutés.
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Figure 1.6 : Réseau oméga

Pour un multicalculateur nous distinguons deux types de noeuds : les noeuds de base - com-
posés d’un ou plusieurs processeurs, de la mémoire et de leur connexion au réseau - et les noeuds
d’entrée /sortie - qui sont des noeuds de base auxquels sont ajoutés des organes d’entrée/sortie.
Suivant la fonction attribuée au calculateur la configuration varie pour le type des noeuds
d’entrée/sortie et leur nombre. Ainsi un calculateur plus particulierement dédié aux bases de
données aura probablement un ou plusieurs disques par noeud alors qu’un calculateur scienti-
fique ne possedera que quelques noeuds avec des disques.

Les deux modes d’interconnexion les plus usuels sont la matrice de processeurs et 'hypercube.

1.2.1 DMatrice de processeurs

Dans une matrice de processeurs (figure 1.8) le nombre de connexions disponibles pour chaque
noeud est fixé a quatre, les noeuds frontiere de la matrice n’en ayant que deux ou trois. Ce
nombre n’évolue pas quelque soit le nombre de noeuds du multiprocesseur. L’avantage de cette
architecture est qu’elle peut évoluer vers un nombre de noeuds d’un ordre de grandeur supérieur
(de l'ordre de 10%) sans perturbation importante pour les noeuds. Le routage y est relativement
simple, a condition que chaque noeud connaisse sa place dans la matrice. Il peut étre statique,
c’est-a-dire qu’il utilise toujours le méme chemin entre deux noeuds ou dynamique s’il peut évoluer
en fonction de la charge ou des pannes du réseau. Le diameétre d’une matrice de processeurs est
2N pour une matrice de NxN.

Un exemple de matrice de processeurs est fourni la machine Paragon[Int87b], commercialisée
par Intel. La structure de la matrice est composée par des modules de routage (MRC) qui per-
mettent la communication dans quatre directions. Les noeuds de traitement sont connectés a ces
modules de routage. Chaque noeud est désigné, dans la matrice, par deux coordonnées (X et
Y) qui sont utilisées dans le routage des messages. Un noeud est composé d’un processeur (i860
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Figure 1.7 : Réseau d’interconnexion du Butterfly

XP) qui est chargé de 'exécution, d’'une mémoire locale dont la taille peut varier ente 16 et 64
Moctets, d'un processeur (i860 XP) de communication qui décharge le processeur principal du
traitement des communications et d’un contréleur d’interface réseau qui vérifie le transfert des
messages. Intel prévoit également de commercialiser des machines Paragon dont les noeuds seront
des multiprocesseurs a mémoire partagée.

1.2.2 Hypercubes

La principale limitation des matrices de processeurs est le temps de communication entre deux
processeurs non adjacents. Dans les architectures a base d’hypercubes, on parvient a une crois-
sance beaucoup moins rapide du diametre, qui permet d’augmenter le nombre de processeurs
connectés. Cette amélioration est obtenue au prix d’une augmentation du nombre de connexions.

Un hypercube (figure 1.9) posseéde 2 puissance N éléments (processeurs et mémoire), placés aux
sommets d’un hypercube & N dimensions. Un hypercube de dimension N est construit a partir
de deux hypercubes de dimension N-1, en reliant deux a deux les élements homologues. Chaque
élément est relié & N voisins. Le diametre d’un hypercube de dimension N est N, ce faible diameétre
rend cette architecture tres intéressante pour un diametre peu important (le maximum utilisé
actuellement est une quinzaine) car le cout du réseau croit avec le diametre. L’hypercube est
également intéressant pour les facilités de routage, tant statiques que dynamiques, que sa structure
implique.

Plusieurs constructeurs se sont tournés vers ’architecture hypercube pour développer des ma-
chines pouvant aller jusqu’a 32000 processeurs.

(1) Intel : Intel a produit trois générations de machines basées sur ce modele :
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processeur
mémoire

i

Figure 1.9 : Hypercube

— I'iPSC, qui fut I'un des premiers hypercube commercialisé, était basé sur un processeur In-
tel 286, complété par un coprocesseur Intel 287. Chaque noeud possédait sept connexions
vers d’autres noeuds plus une connexion Ethernet qui lui permettait de communiquer avec
une station maitre. L’échange de messages était asynchrone et se faisait entre voisins. La
configuration maximale comprenait 128 noeuds gérés par une station maitre (PC/AT).

— I'iPSC/2[Int87a] est basé sur un micro-processeur 80386. Une description détaillée de
I'iPSC/2 est donnée au paragraphe 2.

— L’iPSC/860 est tres semblable & 'iPSC/2 pour son réseau d’interconnexion puisque les
modules de routage sont presque les mémes. La différence la plus marquante entre les
deux machines est le micro-processeur gérant les noeuds qui est, dans ce cas un i860,
beaucoup plus performant que le 80386.

(2) nCUBE : Les machines développées par la société nCUBE reposent aussi sur une archi-
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tecture d’hypercube. Pour le moment deux générations se sont succédées :

— La gamme nCUBE comprennait trois produits, tous basés sur une structure d’hypercube,
offrant 4, 128 ou 1024 noeuds. Le processeur de base est un processeur fabriqué par
nCUBE.

— La gamme nCUBE 2 [nCU90] offre des machines pouvant atteindre 8192 processeurs,
eux aussi développés par nCUBE. Les modules de communication assurent un routage
automatique des messages entre les noeuds du nCUBE 2; I’échange de messages étant
asynchrone. Le débit peut atteindre jusqu’a 2,22 Moctets/secondes sur les canaux de
communication. La configuration d’'une machine nCUBE 2 est extensible. Des noeuds
d’entrée/sortie peuvent étre ajoutés aux noeuds de calcul pour permettre la connexion
de disques, lecteurs de bande, etc.

(3) Floating Point Systems : Les séries T de Floating Point Systems (FPS)[Tab90] offrent
des hypercubes pouvant avoir jusqu’a 16364 noeuds. Chaque noeud, appelé carte vectorielle,
est composé d’un transputer T414 d’Inmos qui contréle la mémoire centrale (256K) et
d’une unité vectorielle (VPU). Ces noeuds sont regroupés en modules ; chacun des modules
comprenant huit cartes vectorielles, une carte systéme (controlée par un T414) et un disque.

La machine de FPS, comme les autres hypercubes, est basée sur le modele station maitre-
machine dédiée.

Deux réseaux relient alors les noeuds de la machine FPS : le réseau systeme et le réseau
hypercube. Le réseau hypercube sert a l'utilisateur pour les échanges de messages entre
les parties de son application. Pour obtenir un plus grand nombre de connexions que celui
offert par le transputer, les canaux sont gérés par un multiplexeur qui offre ainsi 16 ca-
naux bidirectionnels (env. 1 Mo./s. dans chaque sens, quatre peuvent étre actifs en méme
temps) et un échange de messages synchrone. Le réseau systéeme est utilisé par le systeme
d’exploitation. Il connecte la station maitre a une carte systeme pour les communications
avec l'extérieur, les cartes systemes entre elles (anneau) et les huit cartes vectorielles pour
les communications entre noyaux.

1.2.3 Bus et anneaux

IIs ne résolvent pas tres bien les problemes de concurrence d’acces car la bande passante n’aug-
mente pas avec le nombre de processeurs, néanmoins cette architecture (figure 1.10) est moins
onéreuse et elle peut étre utilisée par des applications qui ne communiquent pas beaucoup. Cette
architecture est, par exemple, celle de la machine Loral Dataflow LDF 100, basée sur un modele
data-flow a large grain. Elle peut comprendre jusqu’a 256 noeuds.

1.2.4 Divers

Comme nous 'avons dit au début de cette partie, notre propos n’est pas de détailler toutes les
architectures de calculateurs paralleles existantes. Nous présentons cependant quelques architec-
tures plus particulieres afin de bien montrer que 'architecture parallele est tres variable, voir
méme reconfigurable.
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Figure 1.10 : Connexion en bus et en anneau

La structure d’arbre : elle est peu répandue, elle peut étre réalisée a partir de réseaux
reconfigurables du type des transputers. Cette structure (figure 1.11) est tres centralisée mais elle
peut néanmoins étre adaptée pour un type particulier d’algorithmes. Ainsi Thinking Machine
Corp. commercialise la CM-5[Thi92], basée sur un réseau en arbre.

La connexion en tore : elle est peu différente de la matrice de processeurs, les noeuds frontiere
de la matrice sont connectés entre eux afin de former un tore.

Les réseaux reconfigurables : ils permettent de définir la structure du réseau en temps
d’exécution. Le réseau formé ne correspond alors pas forcément a une structure standard de
réseau mais il peut ainsi étre configuré pour étre adapté au mieux a 'application qu’il supporte.

Un exemple de réseau reconfigurable donné par les réseaux utilisant les modules de routage
développés pour des machines telles que le Tnode de Telmat ou le GC de Parsytec[Par91]. Ces
deux machines utilisent des transputers pour processeurs de base.

Un Transputer (INMOS) est une unité élémentaire de traitement comportant un processeur, une
mémoire locale, et 4 canaux d’entrée/sortie qui permettent a chaque transputer de communiquer
avec ses quatre voisins dans une organisation matricielle. Le transputer T800[Inm89] implante
une communication par octet en utilisant un protocole simple, ce qui permet un débit moyen de
5Mbit /s. La communication entre processeurs adjacents est fondée sur le principe de rendez-vous,
donc synchrone.

Dans le Tnode, tous les canaux des transputers sont connectés & un commutateur. En configurant
le commutateur 'utilisateur peut obtenir la configuration qu’il désire. Ces modules de routage
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Figure I.11 : Connexion en arbre

permettent la connexion de 16 transputers. La connexion de plusieurs de ces commutateurs permet
d’obtenir des machines ayant jusqu’a 1024 noeuds.

La future génération des machines GC de Parsytec utilisera les transputers T9000[Inm91] inter-
connectés par des modules de routage (C104) qui permettront la connexion de 16000 transputers.
De plus, ces transputers offrent la possibilité de définir des canaux virtuels reconfigurables entre
processeurs non adjacents. Elle implante ainsi des possibilités de routage automatique entre deux
processeurs. L’interconnexion est alors transparente a 1’'utilisateur.

2 Architecture de I'iPSC/2

2.1 Vue générale

L’iPSC/2[Int87a] est basé sur une architecture hypercube. Il est commercialisé par Intel Scientific
Supercomputer Division (ISSD). La configuration de base de I'iPSC/2 sur lequel nous avons
travaillé dispose de 16 noeuds mais ISSD propose des iPSC/2 incluant jusqu’a 128 noeuds.

Comme la plupart des multicalculateurs actuels 'iPSC/2 apparait a l'utilisateur comme le co-
processeur d’une station maitre. Dans le cas de I'iPSC/2, cette station maitre est un PC/AT
appelé SRM (System Resource Manager). Les noeuds communiquent entre eux par un module
de communication spécialisé - le Direct Connect Module (DCM) - qui assure automatiquement le
routage entre les noeuds. A chaque noeud, formant la structure hypercube de I'iPSC/2, peut étre
connecté - par une ligne DCM - un noeud gérant un périphérique. Sur I'iPSC/2 ce périphérique
peut étre, par exemple, un disque ou une carte Ethernet. Le noeud gérant le périphérique est
appelé noeud d’entrée/sortie et il est connecté a un noeud de la structure hypercube. Notre
configuration dispose d’un noeud d’entrée/sortie, connecté au noeud 2, qui geére deux disques.
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2.2 Les noeuds

Chaque noeud[Clo88] de I'iPSC/2 est une carte micro-processeur (figure 1.12), numérotée suivant
sa place dans la structure hypercube (figure 1.13), qui est composée de :

un processeur 80386, cadencé a 20MHz.

éventuellement un coprocesseur mathématique qui peut étre du type Weitek 1167 ou Intel
80387 SX.

une mémoire vive (DRAM) de 4 & 16 Mo. accédée a travers un cache de 64 Ko. (SRAM). Notre
configuration dispose de 12 Mo. de mémoire vive. Les échanges de mémoire entre le processeur
et le module de communication sont gérés par un processeur spécialisé (ADMA).

un module de communication (DCM) qui assure l’acheminement des messages d’un noeud a
lautre (c.f. 2.3).

une interface ILBX, compatible SCSI, permettant ’adjonction d’un disque, d’une carte de
communication ou encore d’un processeur vectoriel.

une connexion vers la station maitre (USM), qui est gérée par une UART (c.f. 2.4).

Interface DRAM ADMA
SCSl 12Mo. 82258 CPU
ﬁ 80386
SRAM 64k
EPRO
| | | -
UART DCM WEITEK
I
v IAARARARAI
USM 0123456 7

Figure 1.12 : Détail d’'un module de base

2.3 Le module de communication

Le module de communication (DCM) assure ’acheminement direct des messages d’un noeud a
lautre, sans que l'utilisateur n’ait a gérer le routage. A ce titre le réseau de connexion de 'iPSC/2
apparait comme complet a I'utilisateur puisque I’envoi de message est direct et que les temps de
transmission entre deux noeuds adjacents et deux noeuds éloignés sont quasiment équivalents.
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noeud noeud
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noeud noeud
4 6
0109 1 0110 0011
SRM );{l{uc noeud
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noeud noeud
0 2
1010
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Figure 1.13 : Architecture du DCM

Le routage Chaque DCM offre huit canaux qui permettent d’établir la connexion avec les
autres noeuds. En fait un canal représente une direction permettant d’atteindre le noeud dont
la représentation binaire est égale & un ou exclusif (xor) entre celle du noeud de départ et celle
de la direction. Par exemple, sur la figure 1.13 nous pouvons constater que le noeud 2 (010) est
connecté au noeud 6 (110) par le troisieme canal de direction 100. Au plus bas niveau, le routage
est obtenu en calculant un xor entre la représentation binaire du noeud source et celle du noeud
destinataire. Le résultat obtenu permet de savoir sur quel canal doit étre envoyé le message : le
premier noeud ’envoie sur le canal correspondant, dans la représentation binaire du résultat, au
premier 1 rencontré, le second le transmet sur le canal correspondant au 1 suivant, et ainsi de suite
jusqu’au dernier 1 qui permet d’atteindre le noeud destinataire. Tout ceci est directement réalisé
par le matériel. Le routage est donc statique et ne peut étre adapté si un des canaux utilisé est
bloqué dans I’échange d’un autre message. En fait, avant I’échange effectif du message, se déroule
une premiere phase au cours de laquelle le DCM réserve la totalité des canaux qui seront utilisés
pour I’échange des données. Une fois le chemin obtenu, le DCM transmet les données. Par exemple
pour envoyer un message du noeud 0 au noeud 6, nous calculons 000 xor 110 ce qui fait 110. Le
message emprunte alors le troisieme canal du noeud 0 qui est relié au noeud 4 puis le deuxieme
canal du noeud 4 qui est relié au noeud 6.

Parmi les canaux du module de routage seuls les sept premiers sont utilisés pour former la

structure hypercube. Le huitieme canal étant réservé, par convention, pour connecter un noeud
d’entrée/sortie. Ainsi I'acces aux noeud d’entrée/sortie est aussi direct.

Le transfert des données Les lignes reliant les DCM sont des liens bi-directionnels pouvant
atteindre un débit de 2,8 Mo/s. Chaque DCM est étroitement couplé & "ADMA pour la transmis-
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sion des données. Ainsi, lors d’un envoi de message, les données a échanger sont directement lues
en mémoire centrale par le DCM, qui ne possede pas de mémoire propre. L’utilisateur est prévenu
de la fin de I'envoi par une interruption mais aucune garantie n’est donnée sur la réception du
message.

Entre les DCMs 'envoi de message est asynchrone. C’est-a-dire que le DCM ne se soucie pas de
savoir si le destinataire est prét a recevoir. Ceci implique que l'utilisateur ait alloué un espace
mémoire pour la réception avant que celle ci se produise. Du point de vue de I'utilisateur I’échange
de message est géré en allouant une place mémoire au DCM pour qu’il puisse recevoir les messages.
Il est ensuite prévenu de la réception d’un message par une interruption générée par le DCM.

2.4 La station maitre

La station maitre (SRM) est une station de travail Intel du type PC/AT basée sur un micro-
processeur 80386 cadencé a 15 MHz. Cette station dispose d’une connexion Ethernet vers un
réseau de stations de travail. En effet la puissance de cette station n’est pas suffisante pour
pouvoir accueillir tous les utilisateurs de I’hypercube; elle se révele d’ailleurs souvent étre un
goulet d’étranglement pour I’échange de données entre les noeuds de ’hypercube et les stations
de travail distantes.

La communication entre les noeuds et le SRM est assurée par deux types de lignes séries :

— une ligne USM (Unit Service Module) de type RS422. Il y a une connexion par 'USM (figure
1.14) entre chaque noeud et le SRM. En fait, quand la station maitre écrit sur I'USM tous les
noeuds lisent la méme information et il ne peut y avoir qu’un seul noeud & la fois qui écrit sur

I'USM.

SRM noeud noeud noeud e o o |NOeud

USM

Figure 1.14 : Architecture de 'USM

Une ligne USM peut servir pour communiquer avec, au plus, 32 noeuds. Certaines configurations
d’iPSC/2 disposent donc de plusieurs lignes USM.

— la ligne DCM qui est directement connectée au noeud 0. Cette ligne établit une connexion
point & point entre la station maitre et le noeud zéro, de ce fait la station maitre peut apparaitre
comme un noeud de I’hypercube puisqu’elle sera accédée de la méme fagon. Le SRM est connecté
au noeud zéro par le méme type de lien (DCM) que celui reliant les autres noeuds. A partir du
noeud zéro il est pergu donc comme un noeud d’entrée/sortie.

Le SRM dispose d'une carte (301 interface board) mise sur le fond de panier qui lui permet
de dialoguer avec ’'USM. Ceci permet au SRM de contréler les noeuds. En particulier pour la
réinitialisation de I’hypercube il utilise cette ligne pour tester les noeuds, les ré-initialiser puis
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charger le systeme d’exploitaion qui les gérera.

Conclusion

Nous avons vu que les multicalculteurs représentent une alternative intéressante pour augmenter
la puissance de calcul des super-calculateurs. Cependant avec cette nouvelle classe d’architectures
de nouveaux problemes se posent. Par exemple un trop grand déséquilibre entre les trois valeurs de
base qui caractérisent la machine (flux de communication, taille mémoire par noeud et puissance
du processeur) induit que 'une des ressources devient un goulet d’étranglement. De méme, le
nombre et la répartition des périphériques jouent un role trés important dans 'amélioration des
performances. Ces architectures étant modélisables, des études ont été menées pour savoir quel
type de routage serait le mieux adapté, quelle capacité mémoire convient a chaque noeud ou
encore quelle capacité de stockage doit étre allouée [Eck90].

Pour un tres grand nombre de processeurs I'architecture matricielle semble éveiller un intérét chez
les constructeurs de super-calculateurs puisque les machines décrites par Intel et OMI comme
devant atteindre des performances de 'ordre du TeraFlops sont basées sur cette architecture.
Les routages sont alors dynamiques. Dans les nouvelles machines le diametre devient un faux
probleme car les temps de communication pour la transmission des données d’un noeud a ’autre
chutent par rapport aux temps passés a encapsuler le message pour qu’il réponde aux normes du
protocole logiciel utilisé. D’autre part les nouveaux modules de routage (Inmos, Intel) integrent
le routage a bas niveau, donnant a l'utilisateur la vision d’un réseau complet.

Cependant pour faire bénéficier de nombreuses applications du rapport cout/performances
intéressant que suppose ces architectures, celles-ci doivent offrir les logiciels qui permettront
de les exploiter au mieux. En effet, la répartition des ressources sur le réseau rend 1'utilisation de
ces machines plus complexe que celle d’'un monoprocesseur ou d’'un multiprocesseur a mémoire
partagée. Le systeme d’exploitation, qui constitue la base de support de I'ensemble du logiciel,
doit alors fournir les services sur lesquels pourront s’appuyer les utilitaires et les applications.
Nous abordons dans les chapitres suivants les problemes des systemes d’exploitation dédiés aux
multicalculateurs.
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Chapitre 2

Les systemes d’exploitation répartis

Introduction

L’apparition de technologies telles que les multicalculateurs donne de nouvelles possibilités aux
utilisateurs, principalement au niveau des performances. Cependant ces nouvelles technologies,
notamment dans le cas des architectures a mémoire distribuée, impliquent des changements im-
portants dans les savoir faire par rapport aux architectures monoprocesseurs traditionnelles, en
particulier au niveau de la programmation et du mode d’utilisation. L’adaptation a ces nouvelles
pratiques suppose un effort important pour concevoir des systémes d’exploitation et des environ-
nements de programmation permettant une utilisation plus proche de celle des monoprocesseurs
traditionnels ou des systemes multiprocesseurs déja classiques, organisés autour d’une mémoire
centrale commune. Dans ce chapitre nous nous intéressons plus particulierement au cas du systeme
d’exploitation. En particulier, nous étudions différents systémes d’exploitation répartis dans le
but d’évaluer leur potentialité a gérer un multicalculateur et a servir de support au développement
de nouveaux services, mieux adaptés aux besoins des utilisateurs.

Dans la partie 1 nous analysons les lacunes des systémes d’exploitation qui gerent actuellement
les multicalculateurs. Dans la partie 2 nous tentons une classification des propriétés des systemes
d’exploitation en fonction de leur importance dans la répartition et de leur utilité dans le cas
d’un multicalculateur. Nous étudions ensuite les systemes d’exploitation existant actuellement
par rapport aux propriétés énoncées en 2. Dans la partie 3 nous décrivons le systeme CHORUS
sur lequel nous avons travaillé. Cette description nous permet de situer quelques uns des systemes
d’exploitation répartis, parmi les plus marquants, par rapport aux fonctionnalités de CHORUS.
Nous insistons plus particulierement, en 4, sur la comparaison des fonctionnalités des trois micro-
noyaux implantant un systéeme d’exploitation réparti : Amoeba, CHORUS et MACH. Dans la
partie 5 nous décrivons d’autres systemes qui implantent des services intéressants pour les mul-
ticalculateurs.

33
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1 Les systemes natifs

Nous appelons systémes natifs les systemes d’exploitation actuellement proposés sur les multical-
culateurs. La caractéristique principale de tous ces systemes est que ce sont des systemes dédiés.
Ces systemes sont adaptés a I’exécution de programmes paralleles écrits par des utilisateurs aver-
tis qui gerent eux-mémes les contraintes dues & la répartition de leurs programmes. Le but de
cette partie n’est pas de critiquer les systémes natifs ou leur conception, étant entendu qu’ils ont
été développés pour satisfaire des besoins qui sont différents des notres. Nous recensons les points
qui nous paraissent s’opposer a une utilisation plus répandue des multicalculateurs.

Allocation statique des noeuds Une des restrictions imposées par les systemes d’exploitation
natifs nous semble incompatible avec une utilisation dans un contexte d’utilisation général : le
partage de la machine entre plusieurs utilisateurs - sans en fixer le nombre a priori - n’est pas
possible, car le partage d’un noeud entre deux utilisateurs n’est pas autorisé. Cette restriction
peut étre justifiée dans le cas d’applications cotuteuses en temps de calcul - dans la mesure ou
I’obtention de bonnes performances passe par la disponibilité maximum du matériel au logiciel -
mais elle est un frein a une utilisation du multicalculateur dans un contexte plus général puisqu’elle
n’assure pas, a l'utilisateur, la disponibilité des ressources. Par exemple, le systéme NX /2[Pie(6]
qui gere I'iPSC/2 oblige 'utilisateur & réserver un nombre fixe de noeuds avant de lancer une
exécution. Le systeme Helios[Gar87] réserve lui-méme les noeuds au début de 'exécution mais il
ne permet pas le partage.

On peut assez facilement établir un parallele entre le début des multicalculateurs et le début
des machines monoprocesseur, méme si certains raisonnements sont parfois simplistes. Lors de
I'apparition des monoprocesseurs, l'utilisateur devait attendre que le processeur soit disponible
pour lancer son programme. L’allocation statique des noeuds avant une exécution sur I'iPSC/2
conduit a la méme contrainte. La soumission des exécutions en batch apparait avec 'iPSC/860.
En ce qui concerne les monoprocesseurs, 1’évolution qui a suivi est ’apparition des systemes
multi-utilisateurs. Un tel service, sur les multicalculateurs, suppose une allocation dynamique
des noeuds et la possibilité de partager un noeud entre plusieurs utilisateurs. Enfin, la derniere
évolution, en terme d’allocation de temps d’exécution, sur les monoprocesseurs est le temps par-
tagé, offert pour les systemes multitache. Pour offrir ce niveau d’allocation sur un multicalculateur
il faut que chaque processeur soit géré par une politique de temps partagé qui permette de choisir
le site d’exécution des différents composants d’une application. Bien str ces dernieres fonction-
nalités posent des problemes beaucoup plus complexes sur les machines paralleles que sur les
monoprocesseurs car la mise en place d’une politique d’allocation des processeurs dans le cas
distribué nécessite I'implantation d’un ordonnancement global.

Dépendance vis-a-vis de D’architecture Les systemes natifs favorisent 1’écriture de pro-
grammes dépendants de I'architecture, plus particulierement du nombre de noeuds ou de I’archi-
tecture de la machine. Ainsi sur 'iPSC/2, 'utilisateur charge le plus souvent une méme instance
de programme sur tous les noeuds. Il teste ensuite le numéro du noeud sur lequel il s’exécute pour
déterminer la partie de code qui doit étre exécutée. Il est évident qu’un tel modele de program-
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mation ne permet pas de tirer partie d’'un nombre de noeuds différent et est donc peu extensible.
De méme, dans le systéme Helios, 'utilisateur doit fournir, a la compilation de son application, le
placement de ses processus sur le réseau de la machine. L’utilisateur tient compte de ce placement
dans I’écriture de ’application.

Confort d’utilisation Le manque de confort peut également étre compté au nombre des han-
dicaps des systemes natifs. En effet 'interface de ces systémes est, en général, tres restreinte. Par
exemple, méme sur des plateformes offrant une base pour la gestion d’une mémoire virtuelle (1386
pour I'iPSC/2) ces systémes n’offrent que peu de possibilités : pas de mapping, pas de partage,
etc. La transparence offerte par ces systemes est réduite dans la mesure ol un envoi de message
est fait d’un site a 'autre en précisant le numéro de site. Certains développements completent
I'interface réduite de ces systéemes pour offrir un niveau de fonctionnalités plus proche de celui des
systémes répartis présentés en 2 : nous pouvons citer [BB88]. Dans cet esprit, il est donc indis-
pensable d’apporter une attention toute particuléire a la conception d’un systeme d’exploitation
pour les multicalculateurs.

De plus, les systemes d’exploitation doivent faciliter I’adaptation des utilisateurs a ces nou-
velles architectures de multicalculateurs. En particulier, 'interface du systeme d’exploitation doit
répondre aux standards auxquel I'utilisateur est habitué et I’acces a la machine doit étre facilité
par le support des fonctionnalités multi-utilisateurs.

Pour offrir une interface de systeme d’exploitation qui prenne en compte ces contraintes il y a
deux solutions : adapter un systéme natif pour y intégrer les services nécessaires ou porter un
systeme offrant ces services sur les multicalculateurs. La premiere solution implique d’intégrer
dans le systeme natif des services qui existent déja dans d’autres systémes et de modifier les
services existants pour qu’il puissent supporter les nouvelles fonctionnalités. Ceci revient a réécrire
une grande part du systeme d’exploitation. Par contre la seconde solution n’implique qu’une
modification des couches basses du systeme et de quelques services. L’utilisateur bénéficierait
ainsi - a moindre frais - d’une interface standard et de services répartis tels que des systemes de
fichiers répartis (ex : NF'S) et de facilités d’exécution distantes (ex : rsh). Cependant 'interface de
ces systemes offre généralement peu de fonctionnalités, telles que la communication par messages,
qui permettent une programmation adaptée aux multicalculateurs. Pour cette raison, les systemes
d’exploitation répartis semblent mieux adaptés a de tels ordinateurs. Nous avons donc, dans cet
esprit, étudié différents systemes d’exploitation répartis et leur potentialité & satifaire, sur un
multicalculateur, les besoins de la plupart des utilisateurs.

2 Généralités

Un site est un ensemble de ressources physiques fortement couplées : processeurs, mémoire,
périphériques. Une station de travail ou un multiprocesseur a mémoire partagée sont des exemples
de sites. Un systéme réparti est un ensemble de sites faiblement couplés. Un réseau de stations
de travail ou un multiprocesseur a mémoire distribuée constituent un systeme réparti.

Le but d’un systeme d’exploitation est de fournir a ses utilisateurs une interface simple pour
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accéder aux ressources du matériel qu’il gere. Un systeme d’exploitation est donc une couche
logicielle gerant les ressources d’un ordinateur ou d’un réseau d’ordinateurs et offrant a 1utili-
sateur des fonctions d’acces a ces ressources. Pour cette raison il est facile d’établir un parallele
entre 1’évolution des systemes d’exploitation et I’évolution du matériel qu’ils gerent. Nous nous
intéressons ici plus particulierement aux systemes d’exploitation répartis. Leur évolution peut
étre ordonnée comme suit :

— LES SYSTEMES D’EXPLOITATION CENTRALISES MONO-UTILISATEURS :

Les premiers micro-ordinateurs peu puissants et possédant trop peu de mémoire supportent

des systemes d’exploitation centralisés mono-utilisateurs c’est-a-dire que ces systemes d’exploi-

tation ne gerent qu'un seul site pour le compte d’un seul utilisateur. Le systeme MS/DOS

[Mer89] est un exemple de systéme d’exploitation centralisé mono-utilisateur.

— LES SYSTEMES D’EXPLOITATION CENTRALISES MULTI-UTILISATEURS :
L’apparition de processeurs disposant d’une gestion de mémoire virtuelle, d’'un plus grand
espace d’adressage et aussi d’'une plus grande puissance de traitement a permis au systéme
d’exploitation de supporter les requétes de plusieurs utilisateurs ou plusieurs requétes du méme
utilisateur concurremment. Pour cela, a été introduite la notion de contexte d’exécution
concurrent qui correspond a la sauvegarde de I’état du processeur et des données propres
a chaque processus : en restaurant un contexte d’exécution le systeme d’exploitation permet
de retrouver ’environnement dans lequel le processus s’exécute. Dans I’évolution des systemes
d’exploitation vers la répartition nous différencions parmi les systemes d’exploitation centralisés
ceux qui supportent plusieurs utilisateurs de ceux qui n’en supportent qu’un, car I’apparition
de la notion de contexte d’exécution concurrent permet d’introduire un parallélisme virtuel
et ainsi de se rapprocher des schémas qui seront ceux de la répartition. UNIX [RT74][TR79]
est I'un des représentants les plus connus de cette classe de systemes d’exploitation centralisés
multi-utilisateurs.

— LES SYSTEMES D’EXPLOITATION REPARTIS :

Avec lapparition des réseaux de communication les systémes d’exploitation ont & nouveau

évolué pour intégrer cette nouvelle fonctionnalité. Des protocoles de communication permettent

alors a des contextes d’exécution d’échanger des informations entre différents sites. Dans cette
évolution nous pouvons discerner trois phases, suivant le niveau auquel le systeme d’exploitation
integre les protocoles de communication utilisant le réseau.

— dans un premier temps les protocoles de communication n’ont été utilisés que par des appli-
cations particulieres, dédiées a la mise en oeuvre de services répartis bien identifiés tels que
le transfert de fichiers ou la connexion a distance sur un systeme. Cette phase n’implique pas
de modifications importantes dans le systeme. Ceci est le cas d’un noyau UNIX auquel sont
ajoutés les services de TCP/IP[Com88].

— les protocoles de communication ont ensuite été intégrés au sein du noyau du systeme d’ex-
ploitation, pour étendre a la répartition certaines des fonctions du noyau. Cette approche,
qui permet d’étendre les fonctionnalités de systemes d’exploitation existants sans les modifier
de facon importante, a notamment été appliquée au systéme UNIX, principalement dans le
cadre de I'extension du systeéme de fichiers a la répartition (ex : NFS[Ste86]).

— certains systemes d’exploitation integrent les protocoles de communication au coeur du noyau
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du systeme d’exploitation : tous les objets (processus, fichiers, etc.) sont potentiellement
manipulables de fagon répartie, quand ils ne sont pas des objets répartis, introduisant ici un
premier niveau de transparence & la répartition.
Nous qualifions de systeéme d’exploitation réparti tout systeme d’exploitation qui offre une pos-
sibilité d’échange avec une autre instance de systeme d’exploitation. Parmi les systemes répartis
nous pouvons également différencier ceux qui sont issus de l'interconnexion de systémes cen-
tralisés de ceux qui ont été concus en intégrant la répartition. Les seconds offrent généralement
un niveau de transparence a la répartition qui est plus élevé.

Parmi ces trois classes, il est évident que seuls les systemes d’exploitation répartis offrent un
intérét pour les multicalculateurs. Plus particulierement ceux qui integrent les protocoles de
communication au coeur du noyau du systeme d’exploitation car ces systemes ont été concus
pour gérer un environnement réparti.

Un systeme d’exploitation est caractérisé par les services qu’il offre et par son interface. Nous
ne traitons pas ici des différences d’interface mais plutét des fonctionnalités qui distinguent les
systemes d’exploitation. Le but des deux parties suivantes est de donner un apergu des différentes
abstractions, propriétés et services relatifs a la répartition. Ceux-ci ont été classés en trois par-
ties : les abstractions que nous pensons nécessaires a l'utilisateur du systeme d’exploitation pour
prendre en compte la répartition - nous les appelons concepts de base - les propriétés qui sont
liées la répartition sans étre indispensables a un systeme réparti et enfin les nouveaux services qui
facilitent a I'utilisateur la prise en compte de la répartition. Nous ne traitons ici que les fonction-
nalités liées a la répartition : les systemes d’exploitation répartis doivent également implanter les
fonctionnalités standards d’un systeme d’exploitation, c’est-a-dire les acces aux ressources locales
(processeur, mémoire, disque ou autre périphérique) et la gestion de ces ressources doit également
pouvoir étre étendue pour prendre en compte leur répartition.

2.1 Concepts de base supportant la répartition

Un systeme d’exploitation réparti est un systeme d’exploitation qui gere les ressources d’un
ensemble de sites faiblement couplés [Kra87] [BB90]. Il offre a 'utilisateur les fonctionnalités fon-
damentales qui lui permettent de décrire des applications en utilisant les ressources du systeme
et leur répartition. Pour pouvoir décrire une application répartie il a besoin d’exprimer la concur-
rence d’exécution sur les différents sites et la communication entre les entités d’exécution. Pour
chacune de ces fonctionnalités nous essayons de décrire les développements réalisés dans les
systemes d’exploitations répartis actuels.

2.1.1 Les entités d’exécution concurrentes

A la notion d’entité d’exécution est attachée au moins la notion de contexte d’exécution, c’est-a-
dire I’état du processeur a un instant donné. La sémantique associée a ’entité d’exécution dépend
du systeme d’exploitation et détermine la taille des données associées a cette entité.

Une des entités d’exécution parmi les plus connues est probablement ’abstraction de processus
telle qu’elle est implantée par UNIX. Le systeme UNIX a largement contribué a la reconnaissance
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de la notion d’entité d’exécution concurrente en offrant cette abstraction et les fonctions qui la
manipulent au niveau de son interface. Cette notion a d’ailleurs facilité 1’évolution d’UNIX vers
la gestion de systemes répartis. La notion de processus sert a décrire ’exécution d’un programme
séquentiel. Elle associe au contexte d’exécution de ce programme ’espace d’adressage contenant
son code, ses données, sa pile ainsi que les données du systeme d’exploitation associées a cette
exécution. Par exemple, dans UNIX la sémantique d’un processus inclut les références sur les
fichiers ouverts, les droits d’acces aux ressources, les périphériques associés, etc.

Cependant, si ’abstraction du processus convient bien au cas d’applications d’ordre général, elle
est trop lourde et complexe dans certains cas. Par sa structure elle répond bien aux besoins
de processeurs ne partageant pas de mémoire, puisque les processus eux mémes en partagent
rarement. Par contre elle s’avere peu intéressante pour implanter des processus temps-réel ou
encore s’exécuter sur un multiprocesseur a mémoire partagée. D’autre part cette abstraction
n’est pas bien adaptée a 'implantation d’un langage objet. En effet, elle contient beaucoup plus
d’informations que n’en a besoin 'objet lui-méme. La gestion d’objets, calqués sur des processus,
colite alors trop cher.

Dans les processus légers la notion d’espace d’adressage a été dissociée de celle de contexte
d’exécution. Plusieurs processus légers peuvent alors s’exécuter dans un méme espace d’adressage.
Un processus léger ne mémorise que 1’état des registres du processeur plus quelques données du
systeme d’exploitation. Du point de vue des performances cette classe d’entité d’exécution permet
d’effectuer des changements de contexte tres rapides car peu de données y interviennent. Une autre
structure du systeme contient alors I’espace d’adressage et accueille ces entités d’exécution. Cette
structure correspond beaucoup mieux au modele de multiprocesseurs a mémoire partagée ou aux
besoins de concepteurs d’applications temps réel ou orientées objet. Ainsi un processus léger peut
s’exécuter au sein d’un processus normal; les données telles que les fichiers ouverts, les droits
d’acces, etc., ainsi que ’espace d’adressage sont alors partagées entre les processus légers. Le
processus léger trouve également son utilisation dans les traitements interactifs ou une part du
service attend les ordres extérieurs et 'autre part effectue les traitements. Les processus légers
sont implantés, par exemple, dans les systemes CHORUS et MACH o ils sont connus sont le nom
de threads. Il existe d’autres implantations de processus légers pour UNIX faites sous forme de
librairies (elles utilisent le méme processus et les changements de contexte sont organisés dans le
processus).

En plus de ces deux exemples connus il existe toute une gamme d’entités d’exécution, chacune
avec ses données associées et sa sémantique. Nous définirons donc une entité d’exécution comme
étant 'abstraction minimale offerte par le systéme pour contenir le contexte d’une exécution. Nous
employons généralement le terme de processus pour désigner les entités d’exécution lorsqu’elles
associent un, ou plusieurs, contextes d’exécution a l’espace d’adressage qui le supporte.

Les besoins des multicalculateurs, en terme d’entité d’exécution, dépendent des caractéristiques
des noeuds. Un modele “ala UNIX” peut convenir a des noeuds monoprocesseurs. Il est souhaitable
d’offrir la notion de processus léger pour les noeuds multiprocesseurs.
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2.1.2 La communication

Dans un environnement distribué la communication est a la fois la base qui permet au systeme
d’intégrer la répartition et une fonctionnalité primordiale pour le développement des applications
réparties. Pour pouvoir étre utilisée par les systemes d’exploitation dans la gestion des ressources
la communication a été intégrée dans leur noyau.

La communication consiste en ’échange de données entre entités d’exécution. Cet échange ne pose
pas de problémes particuliers si les entités d’exécution partagent de la mémoire (il peut alors étre
réalisé en synchronisant les entités d’exécution sur une partie de la mémoire partagée). Si les
entités ne partagent pas de mémoire, le systeme doit leur fournir un support pour cet échange de
données. Le modele de communication varie en fonction du systéme d’exploitation considéré.

Parmi les problemes posés par 'implantation de la communication, nous discernons plusieurs
classes : la structuration des données échangées, I’adressage d’une entité a I’'autre, la sémantique
liée a I’échange des données, la réalisation. Nous présentons ici différents choix d’implantation
afin de donner un apercu des solutions existantes aux différentes classes de probléemes.

La structuration Deux processus communicants échangent des flux de données. Ceux-ci ne
sont pas toujours structurés par le systeme d’exploitation. Par exemple, dans le systeme UNIX
deux processus peuvent communiquer par un tube. Lorsque ces deux processus échangent des
données, le systéme n’intervient pas dans leur formatage. Ainsi, du point de vue du processus
récepteur, le processus émetteur écrit sur le tube un flux non structuré de données. Le lecteur ne
peut donc pas discerner la limite entre deux envois de données si aucune convention n’a été fixée
entre les protagonistes.

L’abstraction de message est reconnue par, pratiquement, tous les systémes d’exploitation
répartis comme étant I'unité de structuration des données échangées entre deux processus. Pour
le systeme d’exploitation, le message forme une entité indissociable. Si I’émetteur envoie un en-
semble de données sous forme de messages, le récepteur recoit ces données avec la méme structure
et non intercalées avec les données d’autres messages. L’abstraction de message peut elle-méme
couvrir différents niveaux de structuration. Par exemple, dans le systéme MACH les messages sont
typés. C’est-a-dire que 'utilisateur du service de communication doit donner au systeme le type
des données échangées. Par contre, d’autres systemes d’exploitation tels que CHORUS gerent le
contenu des messages comme des suites d’octets.

Le degré de structuration des messages induit un certain niveau de confort pour l'utilisateur.
Par contre, lorsque la communication est moins structurée son utilisation est plus souple, mais le
niveau de service rendu est moins important.

L’adressage Une fois le message formé et structuré, I’émetteur est confronté au probleme de
Pacces au destinataire. Il y a différentes manieres d’adresser le message, nous distinguons :

— les stratégies statiques des stratégies dynamiques,
— les stratégies directes des stratégies indirectes.
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Les stratégies statiques ne permettent pas a deux entités d’exécution de créer entre elles un lien
de communication apres leur activation. Un tel lien peut par exemple étre défini & la compilation.
Dans ce cas l'utilisateur fixe ’adresse - mémoire ou réseau - a laquelle vont étre échangées les
données. Un lien de ce type peut aussi étre défini apres la compilation par un ascendant de
I'entité d’exécution. Dans ce cas l'entité d’exécution hérite de 'adresse du lien créé et peut
communiquer avec d’autres entités possédant également cette adresse. Ces stratégies sont bien
adaptées pour des applications dont le placement est défini avant ’exécution ou qui ne nécessitent
pas de reconfiguration dynamique.

A Topposé, les stratégies dynamiques permettent & une entité d’exécution de créer, apres son
activation, une adresse lui permettant de communiquer avec d’autres entités d’exécution. Ce
mode d’adressage engendre souvent un probleme de diffusion des adresses de communication
aux autres entités d’exécution. En effet ’adresse de communication est créée localement a une
entité. Comme ces entités sont indépendantes et qu’elles ne partagent pas de mémoire elles ne
peuvent pas échanger leurs adresses facilement. Ces stratégies sont adaptées pour développer des
applications dynamiquement reconfigurables.

Nous dirons d’une stratégie qu’elle est directe si un émetteur utilise l'identificateur de 'entité
destinatrice comme adresse pour envoyer ses données. Dans ce cas il n’y a pas création d’une
ressource du systéme dont la fonction est ’adressage. La mise en oeuvre de cette stratégie est
simple et performante car aucune indirection n’est utilisée. Mais 'inconvenient de ce schéma vient
du fait qu’il ne permet pas de reconfiguration dynamique transparente. En effet si un processus
A utilise une ressource gérée par un serveur B, en cas de panne de B, A doit changer ’adresse
d’envoi de ses requétes s’il veut accéder a un serveur C, remplacant B.

Les stratégies indirectes envoient le flux de données & une structure intermédiaire. Le récepteur
lit lui-méme les données sur cette structure. La structure joue le role d’indirection, d’adresse
fixe, a laquelle un émetteur envoie ses données. Si différentes entités d’exécution peuvent lire a
une méme adresse alors la mise en place d’un service continu ou d’applications dynamiquement
reconfigurables est plus aisée puisque le remplacement du récepteur n’entraine pas de modification
chez I’émetteur. Différentes approches existent dans I'implantation de cette stratégie. Par exemple,
la ressource d’indirection est allouée, a un instant, & une seule entité d’exécution mais elle peut
étre déplacée vers une autre entité pour permettre la reconfiguration. La ressource d’indirection
peut aussi étre une entité indépendante - non liée & une ressource d’exécution - accessible par
plusieurs récepteurs.

Nous présentons différents exemples d’implantation de stratégies d’adressage :

— Le systeme Helios[Gar87|, permettant 1’exécution de processus sur des réseaux de transputers,
utilise un modele de communication que nous qualifions de statique direct. Le graphe de com-
munication des processus est défini avant leur exécution et ne peut étre modifié lorsque les
processus ont été activés.

— Un exemple d’adressage statique indirect est offert par les tubes UNIX. Le support de commu-
nication est alloué par un processus pour en faire profiter un ou plusieurs de ses fils avant leur
création. Dans ce cas ’aspect statique permet a tous les descendants d’un processus d’accéder
facilement a une adresse de communication, puisqu’ils en héritent dans leur contexte. Par
contre ils ne peuvent communiquer de cette maniere qu’avec les processus issus de I’ascendant
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ayant créé le tube. D’autre part ’aspect indirect permet a un processus de ne pas connaitre

I'identification exacte du consommateur des données qu’il écrit sur le tube.

— Le systeme V[Che88], développé a l'université de Stanford, offre un exemple d’adressage dy-
namique direct. Les messages sont adressés directement aux processus, la connaissance de
I'identificateur du processus destinataire est obtenue par un lien de parenté avec le proces-
sus émetteur, comme dans le cas des tubes UNIX. D’autres services du systeme permettent la
diffusion de I’identificateur entre des processus sans lien de parenté.

— La solution généralement utilisée dans les systemes répartis est une stratégie dynamique in-
directe entre les entités communicantes. On peut classer en deux catégories les abstractions
utilisées pour implanter cette indirection :

— Le canal définit un lien bidirectionnel entre deux entités communicantes. Un systéme a base
de canaux définit donc un graphe d’exécution a un instant donné. Le graphe peut étre connu
par le systeme, ce qui lui permet d’optimiser le placement des entités communicantes ou de
prévenir les correspondants d’une entité d’exécution lors de la mort de celle-ci [ACF87].

— La porte définit une adresse a laquelle envoyer et lire un message. C’est aussi une boite aux
lettres qui permet de maintenir une file de messages en attente d’étre lus. Pour envoyer un
message sur une porte il faut en connaitre 'adresse. Les manieres d’utiliser les portes - droits
d’acces, dépendance - varient beaucoup selon les systemes d’exploitation répartis.

Comme nous l'avons déja souligné, les différentes stratégies dynamiques, sont confrontées au
probleme de la diffusion de l'identification d’une ressource de communication. En effet cette
ressource est allouée dynamiquement par une entité du systéme ce qui fait qu’elle n’est pas
connue des autres entités. Dans les applications réparties ce probleme est souvent résolu en uti-
lisant I’héritage : lorsqu’une entité d’exécution en crée une autre elle lui transmet des données.
Parmi les données transmises peuvent se trouver des adresses de communication. Ceci permet la
mise en place de communication entre entités issues d’'un méme ascendant mais ne résoud pas
le probleme pour des entités ne partageant pas d’ascendants. Le systéeme doit alors mettre en
place un mécanisme particulier pour permettre 'acces dynamique aux ressources de communica-
tion. D’autre part 'adresse d’une ressource de communication sert aussi dans ce cas de protec-
tion puisque seules les entités la connaissant peuvent y accéder : elle ne peut donc étre diffusée
systématiquement a I’ensemble des entités du systeme. Les concepteurs du systeme doivent alors
choisir entre une solution qui permet une bonne protection mais qui rend difficile la connaissance
d’une adresse de communication ou l'inverse. Les solutions généralement proposées font alors
appel a des identificateurs statiques : serveurs de noms, groupes statiques.

Les types de communication Plusieurs types de communication peuvent étre différenciés
parmi ceux généralement proposés par les systemes d’exploitation.

Le type de communication asynchrone consiste en I’envoi simple d’un message d’'un émetteur
vers un destinataire sans attente de réponse de la part du destinataire. Le destinataire possede
généralement une file d’attente pour les messages qu’il n’a pas encore regus et il les traite sui-
vant 'ordre d’arrivée. Avec le type de communication asynchrone I’émission et la réception d’un
message peuvent étre tres espacées dans le temps sans pour autant bloquer I'une ou l'autre des
entités d’exécution impliquées dans I’échange du message. Suivant la sémantique associée a 1’envoi
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asynchrone I’entité d’exécution initiatrice de I’envoi peut étre bloquée soit, seulement pendant le
temps nécessaire au systéme d’exploitation pour effectuer I’envoi du message sur le réseau, soit
jusqu’a ce que le systeme soit assuré d’avoir déposé le message dans la file d’attente destinatrice.

>

/\

Entité Entité
d’exécution d’exécution

Figure II.1 : Envoi asynchrone

Le type de communication synchrone permet a deux entités d’exécution de se synchroniser a
travers un échange de message. Un émetteur A envoie un message a un destinataire B et se met
en attente de la réponse de B. Ce type de communication est souvent référencé dans la littérature
comme un appel de procédure a distance (RPC)[Nel81]. En effet ce schéma est équivalent a
un appel de procédure (passage synchrone de parametres) standard. Ce type de communication
est utilisé dans les systemes d’exploitation basés sur le modele client-serveur pour accéder aux
serveurs.
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Figure I1.2 : Envoi synchrone

Certains systemes offrent des facilités de diffusion d’un message. Dans un systeme réparti com-
posé de n sites, la diffusion d’un message a un ensemble de sites est ’envoi de ce message par un
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site aux n-1 autres sites du systeme. La diffusion & un ensemble d’entités se fait généralement au

travers d’une abstraction de groupe. Le groupe réunit I’ensemble des entités concernées par un

méme message, en cas de diffusion le message est distribué a ’ensemble des entités du groupe.

Certains algorithmes permettent de fiabiliser la diffusion[BSS91b] :

— le protocole ABCAST (Atomic Broad CAST[BSS91b]) résiste aux défaillances des sites et assure
un ordre de réception uniforme par ordonnancement global des messages. L’ordre de réception
des messages est alors le méme sur tous les sites, méme s’il n’est pas 'ordre exact d’émission.
Cet ordonnancement est réalisé au moyen d’estampilles.

— le protocole CBCAST (Causal BroadCAST[BSS90]) est un protocole de broadcast qui respecte
la dépendance causale. C’est-a-dire que si un message A est diffusé avant un message B, tous les
destinataires doivent recevoir A avant B. Une premiere réalisation de ce protocole reposait sur
la transmission, avec tout message, d'un tampon “historique” comprenant tous les messages
émis ou regus par le site émetteur. Diverses optimisations permettent de réduire la taille de ce
tampon. Une réalisation plus récente utilise les horloges vectorielles.

Les protocoles L’implantation de la communication sur des réseaux nécessite d’établir un
protocole entre les sites. La mise en oeuvre du protocole dépend du médium de communication
puisqu’il doit palier a d’éventuelles lacunes de celui-ci. Par exemple, le protocole peut mettre en
place un service de fiabilité si le médium n’est pas fiable. Les différentes couches décrivant un
protocole sont structurées suivant la norme ISO[Zim80]. C’est le protocole qui va supporter une
partie de la sémantique liée a la communication. Par exemple, des algorithmes tels que ceux qui
sont décrits pour la diffusion et la fiabilité de la communication sont implantés dans un protocole.

Avec I’évolution des systemes répartis il y a de plus en plus de cas d’hétérogénéité entre des
machines connectées par un réseau. Les protocoles qui vont étre utilisés entre deux noeuds du
multicalculateur et deux stations de travail ne sont probablement pas les mémes. Le syteme devra
donc intégrer plusieurs protocoles et permettre la communication entre ces protocoles hétérogenes.
En général le systeme définit une notion de localité associée avec le protocole : les noeuds du réseau
qui constituent les passerelles physiques entre deux réseaux homogenes deviendront des passerelles
pour les protocoles.

Exemple de communication : le modéle client-serveur Dans quelques systemes la com-
munication elle-méme devient une des bases du systeme d’exploitation et non plus seulement un
service réservé a l'utilisateur. L’exemple le plus marquant est le recours au modele client-serveur
dans les systemes d’exploitation répartis. Lorsqu’une ressource est susceptible d’étre utilisée par
plusieurs applications, y compris le systeme d’exploitation lui-méme, la partie du code qui la
gere peut étre isolée pour former un serveur indépendant. Les bénéficiaires du service accedent
alors au serveur en lui envoyant des requétes d’un type prédéfini. Le type des requétes constitue
I'interface d’acces au serveur. Les applications accédant au serveur sont appelées clients. Prenons
lexemple d’un serveur de fichiers. Ce serveur possede un nom d’acces (porte ou canal) connu par
ses clients, et une file d’attente pour mémoriser les requétes. Lorsqu’un client veut demander un
service au serveur, il lui envoie un message en mode RPC contenant son adresse, ainsi que le code
du service requis. Le client est bloqué en attente de la réponse du serveur.
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2.2 Propriétés liées a la répartition

Ces concepts ne sont pas indispensables a un systeme d’exploitation pour pouvoir le qualifier de
réparti. Ils apportent néanmoins a 'utilisateur un supplément de fonctionnalités appréciables,
soit en lui simplifiant la tache, soit en offrant un meilleur niveau de qualité. Ils sont souvent issus
de probléemes nouveaux engendrés par la répartition des ressources.

2.2.1 La transparence

Différents niveaux de transparence sont offerts par les systemes d’exploitation répartis. Le niveau
le plus bas peut étre illustré par un noyau UNIX incluant le protocole TCP/IP pour communiquer
avec I’ensemble des noeuds du réseau. Les utilisateurs peuvent accéder a chacune des ressources
du réseau mais ils doivent le faire explicitement en précisant le nom du site sur lequel est gérée la
ressource. Le niveau le plus élevé est la possibilité d’acces a toutes les ressources sans en connalitre
la localisation, comme sur un monoprocesseur. Ces ressources comprennent : les fichiers et autres
périphériques, la mémoire propre & chaque processeur et le processeur lui-méme. Nous appellerons
les systemes offrant un tel niveau de transparence des systémes a image unique. L’utilisateur
a alors une vue des ressources qui est identique a celle d’un ordinateur traditionnel. Ce niveau
de transparence est généralement offert sur les multiprocesseurs & mémoire partagée. Dans ce cas
une seule instance du systeme s’occupe de l'allocation des ressources. A ’heure actuelle nous ne
connaissons pas de systeme d’exploitation qui offre réellement ce niveau de transparence sur un
multiprocesseur a mémoire répartie.

On peut s’interroger sur la nécessité d’un tel systeme d’exploitation dans le cas de stations de
travail interconnectées par un réseau local, par contre, il est certain qu'un tel systeme serait tres
utile pour les multiprocesseurs a mémoire distribuée dont 1'utilisateur aurait une vue simplifiée.
Nous reviendrons sur cette question au troisieme chapitre.

Certains systemes ont fait un premier pas pour cacher la répartition des ressources aux utilisa-
teurs. Entre autres fonctionnalités nous pouvons citer 'acces transparent aux fichiers dans des
gestionnaires de fichiers tels que NFS, RFS[RFHa&6], etc. qui permettent de nommer un fichier
indépendamment du serveur qui le gere. Ces systemes de fichiers étant intégrés dans UNIX ils
peuvent aussi offrir un acces transparent aux périphériques autres que les disques puisque leur
interface d’acces est la méme que celle des fichiers.

D’autres systemes, plus récents, offrent un nommage des abstractions du systeme indépendant de
la distribution. Ainsi les échanges de messages utilisent la méme syntaxe en local et en distant, les
mécanismes de mémoire virtuelle permettent 'acces a des pages distantes, etc. La fonctionnalité
qu’il manque en général dans ces systemes pour pouvoir les qualifier de systemes & image unique
est 'acces transparent aux processeurs.

2.2.2 La tolérance aux pannes et le service continu

Avec la multiplication du nombre de machines en service sur un méme réseau, ou de noeuds
dans une machine parallele, et les risques de surcharge qu’elle entraine, avec la distribution des
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ressources et les problemes de concurrence d’acces que cela engendre, la probabilité d’apparition de
pannes augmente dans un contexte réparti. Pour 1'utilisateur il devient donc important d’étre sir
de pouvoir exécuter completement son application méme si un des sites impliqués est indisponible.
Il devient donc impératif de proposer des services continus, c¢’est-a-dire des services auxquels les
utilisateurs pourront accéder méme si 'un des serveurs impliqués dans ce service est en panne.

Il est possible de faire de la tolérance aux pannes sur une architecture centralisée en implantant,
par exemple, des mémoires stables[BJMa91]. Pour ce qui est de la continuité d’un service, les
possibilités restent, par nature, limitées : si la machine est en panne elle ne peut pas rendre
un service. Par contre, 'architecture d’'un systéme réparti offre des possibilités intrinseques de
tolérance aux pannes|[Bir91|[Bab91] dans la mesure ou les mémes ressources matérielles peuvent
étre indépendantes et ou les données peuvent étre dupliquées. Ainsi I'indépendance des sites
permet qu’une panne locale & un site n’entraine pas forcément l'arrét des autres sites. Dans ce
contexte, il devient intéressant de développer des outils - logiciels et matériels - qui permettent,
dans un premier temps, de ne pas répercuter une panne sur les autres sites, c¢’est-a-dire d’arréter
proprement le service (par exemple : sans générer de messages erronés) et, dans un deuxieme
temps, de ne pas perdre d’information lors d’une panne et permettre de reprendre une exécution.

La duplication des ressources apparait comme une des fonctionnalités matérielles utilisées pour
implanter la tolérance aux pannes. Cela permet de réduire la probabilité de perte d’une infor-
mation - par exemple avec des disques miroirs - ou d’offrir un service continu - en utilisant un
processeur de secours. L’utilisation de ces possibilités matérielles doit ensuite étre prise en compte
par le systeme d’exploitation. Les structures matérielles nécessaires étant assez coliteuses, une par-
tie de ces fonctionnalités peuvent étre mises en place par le logiciel. Beaucoup de recherches ont
déja été menées dans le domaine de la tolérance logicielle aux pannes. Parmi les implantations
de la tolérance aux pannes nous pouvons citer [BBMa87].

2.2.3 L’extensibilité

Nous qualifions un systeme d’exploitation d’extensible (en anglais scalable) s’il est capable
d’étendre sa gestion d’'un nombre limité de sites a un ordre de grandeur supérieur. Par exemple,
s’il est capable de gérer sans dégradation de service du parallélisme et du parallélisme massif. Il
est, en effet, évident qu’un systeme d’exploitation ne gere pas des milliers de processeurs de la
méme fagon que quelques dizaines. Il faut alors que les algorithmes sur lesquels il base sa gestion
puisse répondre aux contraintes de l'extensibilité. Par exemple, un algorithme d’implantation
d’un temps global sur un multicalculateur qui centralise les informations de temps sur un pro-
cesseur peut convenir pour une dizaine de noeuds mais pas pour plusieurs milliers : il y aurait
rapidement apparition d’un goulet d’étranglement.

Comme nous disposons de peu de machines de cet ordre de grandeur peu de tests ont pu étre
réalisés et ’extensibilité reste une notion assez mal connue dans les systemes d’exploitation.
Cependant 'extensibilité constitue une propriété indispensable pour un systéeme d’exploitation
destiné aux multicalculateurs dans la mesure ot le nombre de processeurs peut étre tres grand.
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2.2.4 Hétérogénéité

La mise en réseau d’un nombre de plus en plus grand de sites est intéressante car elle permet,
en général, d’accéder un éventail beaucoup plus large de types de ressources tant par leur type
que par leur nombre. Pour que l'utilisateur puisse accéder a ces ressources, les systéemes d’ex-
ploitation des différents sites doivent étre capables de communiquer. Différents obstacles peuvent
s’opposer a cette communication. Ils peuvent étre dus soit a I’héterogénéité physique des sites,
soit a 'hétérogénéité des média de communication reliant les deux sites. Un probleme tres difficile
est la différence de codage de l'information d’un processeur & un autre. Par exemple, les proces-
seurs Motorola codent les nombres entiers différemment des processeurs Intel. D’autre part deux
sites ne sont pas forcément connectés directement. Plusieurs média de communication peuvent
alors étre utilisés pour acheminer un message d’un site a I’autre. Les protocoles gérant les média
peuvent également étre différents. Autant de cas d’hétérogénéité qui doivent étre résolus par le
systeme d’exploitation.

Notons cependant que les multicalculateurs actuels sont généralement homogenes, cette propriété
a donc peu d’incidence pour le choix du systeme d’exploitation.

2.2.5 Sécurité

Le probleme de la sécurité n’est pas uniquement lié a la mise en réseau des ordinateurs. Les
systemes d’exploitation centralisés multi-utilisateurs devaient également empécher I'intrusion d’un
utilisateur chez un autre. Cependant la connexion des ordinateurs entre eux introduit de nouveaux
besoins de sécurité[Des91] tels que la sécurité de transmission sur un réseau et ’authentification
du propriétaire d’une ressource.

L’écoute d’'un réseau permet d’obtenir des informations précieuses telles que le mot de passe
d’un utilisateur puisque toutes les données traitées lors d’une connexion a distance passent sur le
réseau. Pour protéger les données importantes certains systémes cryptent leurs messages a 1’aide
d’une clé connue uniquement de I’émetteur réel et du récepteur.

La connaissance du descripteur d’une ressource joue souvent un role de protection dans les
systemes d’exploitation répartis. Ce type de protection est alors tres vulnérable a une écoute
du réseau. Le systeme Amoeba[TMvR86| sécurise cette identification au moyen de fonctions non-
inversibles qui empéche un éventuel intrus de décrypter le contenu des messages. D’autre part, ces
descripteurs contiennent parfois les droits d’acces a une ressource. Le cryptage de ces descripteurs
empéche 'utilisateur de modifier ses droits sans autorisation du serveur.

Pour les multicalculateurs, la sécurité n’est pas un critere décisif. En effet, la conception de ces
machines fait qu’elles sont moins soumises a des risques d’écoute du réseau. Cependant pour
permettre une utilisation en multi-utilisateurs le systéeme doit garantir la protection entre les
utilisateurs.
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2.3 Services liés a la répartition
2.3.1 Exécution distante et migration

Les systemes répartis doivent permettre de tirer parti de toutes les ressources distantes.
L’exécution distante et la migration de processus permettent de profiter des processeurs dis-
tants. Cependant les implantations actuelles de ces services dans les systéemes répartis n’offrent
généralement pas de transparence.

La migration des entités d’exécution, dans un contexte réparti peut servir soit a la continuité du
service lors de la maintenance d’un site, soit a la gestion globale de la charge. Dans le premier
cas, il est intéressant de pouvoir déplacer les processus d’un site lorsque celui-ci risque de s’arréter
ou a besoin d’étre réinitialisé. La migration doit assurer alors un transfert des processus de fagon
transparente pour que le service soit utile. Dans le second cas, lors d’une gestion globale de la
charge, la migration de processus peut étre utilisée afin d’obtenir un équilibrage fin entre les sites
du systeme.

Différentes techniques de migration des processus ont été developpées dans des systémes tels que
V[TLC85], Accent[Zay87] ou Locus[BP86]. L’idée de base est de stopper le processus & un instant
de son exécution. Les données concernant le processus - généralement son contexte systeme et
ses données - sont alors envoyées au site destinataire de la migration. En utilisant ces données,
le processus peut étre relancé sur le site destinataire. Pour améliorer les performances de la
migration, le systéeme Accent envoie uniquement le contexte du processus au site destinataire,
la mémoire est ensuite demandée, par le gestionnaire de mémoire du site destinatiare, a chaque
défaut de page. Ceci engendre des dépendances résiduelles, c’est-a-dire que le site origine conserve
une partie du processus. Cette technique ne peut étre utilisée pour implanter la tolérance aux
pannes. Le systeme V continue d’exécuter le processus pendant son transfert pour réduire le
temps pendant lequel le processus est arreté.

2.3.2 Mémoire virtuelle répartie

Les systemes répartis posent le probleme de dispersion des données. Une application parallele agit
fréquemment sur un ensemble de données communes aux différents processus de 'application
(par exemple dans une multiplication de matrices ou une résolution de systéme) et pose donc
le probleme de la cohérence de ces données. La gestion de la cohérence dans un environnement
réparti peut répondre a différentes contraintes. Nous parlons ainsi de cohérence forte lorsque le
lecteur d’une donnée (cohérente) est assuré de lire exactement la derniere valeur de la donnée. La
cohérence sera faible si le lecteur n’a pas de garantie quand a la validité temporelle de la donnée.
Une description détaillée de différents algorithmes de gestion de la cohérence est donnée dans
[LHK9].

Actuellement la gestion de la cohérence de cet ensemble de données est laissée a 'utilisateur,
c’est-a-dire qu’une partie de son code est dédiée a I’échange des données pour maintenir cette
cohérence. Des systemes tel que UNIX SVR4 donne la possibilité aux utilisateurs de mapper des
fichiers directement dans leur espace mémoire : ’extension de ce type de systéemes a un environ-
nement réparti pose alors le probleme de la cohérence des fichiers mappés. Pour ces raisons des
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systemes tels que Amoeba[Mul87], CHORUS[Ort92] ou MACH[TRYa87] implantent des services
de mémoire virtuelle répartie. Une implantation d’application parallele utilisant un tel service,
sur un multicalculateur, peut étre trouvée dans [LP91].

3 CHORUS

La démarche des concepteurs [AGHR89| du systéeme CHORUS a consisté a restructurer le noyau
UNIX d’une maniere plus modulaire et d’y intégrer les services nécessaires a la prise en compte
de la répartition par les utilisateurs. Cette démarche s’appuie sur la nécessité d’appréhender les
systemes répartis d’une maniere générale pour qu’ils puissent s’adapter aux diverses configurations
d’environnement réparti. Le systtme CHORUS[RAA 88| est composé d’un noyau de petite taille
(appelé micro-noyau), intégrant la communication et I’exécution, qui offre des services génériques
utilisés par un ensemble de serveurs coopérants au sein de sous-systemes. Cette architecture
CHORUS permet de construire des systémes ouverts et répartis.

3.1 Le noyau CHORUS
3.1.1 Description macroscopique

Un systeme CHORUS est composé d'un Noyau de petite taille (micro noyau) et d’un ensemble de
Serveurs Systémes. Ces serveurs coopérent au sein de Sous-Systémes (par exemple le sous-
systeme UNIX), pour fournir un ensemble cohérent de services et d’interfaces aux utilisateurs
(Figure I1.3).

Le noyau CHORUS (figure I1.4) joue un double role :

(1) Services locaux :
La gestion des ressources physiques d’un site, est assurée par trois composants distincts :

— L’Exécutif temps-réel multitiches gere ’acces au processeur : il fournit les primitives de
synchronisation de bas niveau et offre un ordonnancement préemptif basé sur des priorités
fixes.

— Le Gestionnaire de Mémoire (Virtuelle) gere la mémoire locale,

— Le Superviseur permet aux composants des sous-systeémes implantés hors du noyau de
controler les évenements matériels : interruptions, déroutements, exceptions.

(2) Services globaux :

Le Gestionnaire d’IPC (Inter Process Communication) fournit les services de communica-
tion, en assurant la transmission de messages de maniere uniforme et transparente a la
répartition, c’est-a-dire indépendamment de la localisation des correspondants. Il s’appuie
sur un serveur externe (Gestionnaire de réseau) pour la réalisation des protocoles utilisés.
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P1 Q2 R1 P2 Q2
Lib. Lib. ib. Librairie L.
Interface SS 1 Interface SS 2
Sous-Systéeme 1 Sous-Systéme 2

Interface noyau CHORUS

Noyau CHORUS

Figure 1.3 : Architecture du systeme CHORUS

3.1.2 Abstractions de base offertes par le noyau CHORUS

Un systeme CHORUS[RA90] s’exécute sur un ensemble de sites (machines ou cartes), intercon-
nectés par un systéme de commaunication (réseau ou bus). Un site est constitué de ressources
physiques fortement couplées : un ou plusieurs processeurs, de la mémoire, et éventuellement des
périphériques. Il y a un noyau CHORUS par site.

Un acteur représente 'unité de répartition et d’allocation de ressources. Un acteur définit un
espace d’adressage protégé. Une ou plusieurs activités (processus légers) peuvent s’exécuter au
sein d’un méme acteur (donc du méme espace d’adressage). Un espace d’adressage est composé
d’un espace utilisateur et d’un espace systéme. Sur un site donné, I’espace systéeme est commun
a tous les acteurs de ce site, mais son acces est réservé au mode d’exécution privilégié. Chaque
acteur ayant son propre espace d’adressage utilisateur, un acteur définit une machine virtuelle
protégée. Un acteur est lié a un site, et ses activités s’exécutent sur ce site. Plusieurs acteurs
peuvent s’exécuter simultanément sur un site.

L’activité est 'unité d’exécution dans un systeme CHORUS. Elle est caractérisée par un contexte
correspondant & ’état du processeur (registres, compteur ordinal, pointeur de pile, etc). Une
activité est liée a un acteur et un seul. Toutes les activités d’un acteur partagent les ressources
de cet acteur et de celui-la seulement. Les activités sont ordonnancées par le noyau comme des
entités indépendantes. En particulier, les activités d’un acteur peuvent s’exécuter en parallele sur
les différents processeurs d’un site multiprocesseur a mémoire partagée. L’ordonnancement des
activités est préemptif, et basé sur leur priorité (fixe).

Les activités d’un méme acteur peuvent communiquer en utilisant la mémoire de cet acteur
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Comunication (IPC)
(portable)
Exécutif temps-réel Mémoire virtuelle
(portable) (portable)
Superviseur (dépendant
(dépendant machine) machine)
Machine

Figure I1.4 : Le micro-noyau CHORUS

comme mémoire partagée. CHORUS offre également un mécanisme de communication par message
(appelé IPC par la suite) qui permet a toute activité de communiquer et de se synchroniser avec
n’importe quelle autre activité s’exécutant sur n’importe quel autre site. Les échanges de messages
peuvent étre asynchrones ou synchrone (RPC). La caractéristique principale de I'IPC CHORUS
est sa transparence vis a vis de la localisation des activités : 'interface de communication est
identique que les messages soient échangés entre activités d’'un méme acteur, entre activités
d’acteurs différents du méme site ou entre activités d’acteurs différents résidant sur des sites
différents.

Un message est composé d’un corps optionnel et d'une annexe également optionnelle. L’annexe
et le corps sont tous deux une suite d’octets continue et non typée. Le couplage étroit entre
le Gestionnaire de Communication et le Gestionnaire de Mémoire permet d’éviter les recopies
physiques d’information lors des échanges de messages.

Les messages ne sont pas adressés directement aux activités, mais a des entités intermédiaires
appelées portes.

Une porte est une adresse logique a laquelle des messages peuvent étre envoyés, et une file
d’attente sur laquelle ils seront recus. Une porte est attachée a un acteur, et non a une activité.
Une porte est donc une ressource partagée par toutes les activités d’un méme acteur. Une porte ne
peut étre attachée qu’a un seul acteur a un instant donné, mais peut étre attachée successivement
a plusieurs acteurs. Une porte peut ainsi migrer d’un acteur a un autre. Toutes les activités d’'un
acteur (et elles seules) peuvent consommer les messages regus sur les portes de cet acteur. Par
contre, il suffit & une activité de connaitre le nom d’une porte pour pouvoir lui adresser un
message.
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Figure IL.5 : Abstractions de base du noyau

La notion de porte fournit une mécanique élémentaire pour la reconfiguration dynamique : une
activité “cliente”, adressant une requéte a un acteur “serveur” au travers d’une porte, n’est pas
affectée par la migration de cette porte vers un autre acteur, qui peut ainsi “reprendre” le service
d’une maniere transparente pour le client.

Les portes peuvent étre dynamiquement regroupées en ensembles logiques appelés groupes de
portes. Les groupes enrichissent les mécanismes d’adressage pour 1’émission de message. Ils offrent
des mécanismes de diffusion permettant & une activité de communiquer directement avec un
groupe d’activités au sein d’acteurs différents. Ils offrent aussi un mode d’adressage dit fonction-
nel permettant & une activité de communiquer avec une autre choisie parmi un groupe d’activités
(souvent fournissant des services équivalents). Les portes d’'un méme acteur peuvent étre re-
groupées dans un ensemble de portes. Une activité de I’acteur peut alors se mettre en attente
de réception les portes appartenant a ’ensemble.

Les portes sont désignées par des identificateurs uniques globaux (appelés Ul par la suite). Un
UI est unique dans un systeme CHORUS. Le Noyau CHORUS implémente un mécanisme de
localisation, permettant ainsi aux activités d’utiliser ces noms sans se soucier de la localisation
réelle des entités désignées. Les UI peuvent étre échangés entre acteurs.

Les noms globaux pour les autres types d’objets sont basés sur les Ul, mais contiennent d’autres
informations, comme par exemple des attributs de protection. Ces noms sont appelés capacités.
Une capacité est composée d’'un Ul et d’une structure additionnelle : la clé. Quand les objets
sont des objets du noyau (par exemple un acteur), I’UI est alors le nom global de 'objet et
la clé est seulement une clé de protection. Quand un objet est géré par un serveur externe au
noyau CHORUS (par exemple un fichier), I’UI est alors le nom global d’une porte du serveur et
la signification de la clé est définie par le serveur lui-méme. Généralement, la clé identifie ’objet
dans le serveur et contient un attribut de protection. Les capacités comme les UI peuvent étre
librement échangées entre acteurs.
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3.1.3 Mémoire Virtuelle

Le Gestionnaire de mémoire CHORUS[ARGS89] gere des espaces d’adressage séparés (si le matériel
le permet) associés aux acteurs, appelés contextes. Il offre des services pour le transfert de
données entre contexte et mémoire secondaire. Les mécanismes sont adaptés a des besoins divers
tels que 'TPC, acces aux fichiers (par lecture/écriture aussi bien que par “mapping”), le partage
de mémoire entre contextes ou la duplication de contexte.

Un contexte est composé d’un ensemble de régions disjointes, qui composent les parties valides
du contexte.

Les régions permettent (généralement) d’accéder (par mapping) a des objets stockés en mémoire
secondaire appelés segments. Les segments sont gérés a 'extérieur du noyau CHORUS par des
serveurs appelés mappeurs. Les mappeurs gerent 'implantation des segments ainsi que leur
protection et leur désignation.

3.1.4 Le Superviseur

Pour permettre aux acteurs systemes de gérer les évenements matériels comme les interruptions
ou les traps, le noyau CHORUS offre les services suivants :

Les activités s’exécutant en mode systeme peuvent attacher des “handlers” (procédures situées
dans I'espace d’adressage de leur acteur) & des interruptions matérielles. Quand une interruption
se produit, ces handlers sont exécutés. Plusieurs handlers peuvent étre simultanément connectés
a une méme interruption, des mécanismes de controle permettent d’ordonner ou d’arréter leur
exécution. Ces handlers d’interruption peuvent communiquer avec d’autres activités en utilisant
les primitives de synchronisation offertes par le noyau ou I'IPC asynchrone.

Les acteurs sytéemes peuvent aussi connecter des procédures aux déroutements matériels. On
peut connecter une procédure ou un tableau de procédures (dans ce cas, la procédure réellement
invoquée est spécifiée par un “numéro” de service stocké dans un registre).

Enfin, une porte d’exception ou une procédure d’exception peuvent étre associées a un acteur,
permettant a un sous-systeme de réagir aux erreurs survenant dans d’autres acteurs.

3.2 Le Sous-Systéme UNIX
3.2.1 Structure

Les services UNIX peuvent étre logiquement partitionnés en plusieurs classes suivant le type
des ressources gérées : processus, fichiers, périphériques, tubes, sockets. L’architecture du sous-
systeme UNIX de CHORUS[HAR™88]|, basée sur une définition rigoureuse des interactions entre
ces différentes classes de services, offre une structure modulaire. Nous décrivons ici I'implantation
d’un sous-systeme UNIX compatible avec la version 3.2 d’UNIX system V. Une implantation de la
version SVR4.0 est décrite dans [Arm90]. Nous appellons CHORUS/MiX l'implantation d’UNIX
utilisant le noyau CHORUS.

Le sous-systeme UNIX est composé d'un ensemble de serveurs systeme qui s’exécutent sur le
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Noyau CHORUS. Chaque type de ressource systéme (processus, fichier... ) est géré par un serveur
systeme dédié. Les interactions entre ces serveurs sont basées sur I'IPC CHORUS.
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Figure I1.6 : UNIX modulaire

Le Gestionnaire de Processus (Process Manager ou PM) :

Le code du sous-systeme UNIX relatif a la gestion de processus, la gestion des signaux
et les interfaces systémes accessibles depuis un processus sont inclus dans le Gestionnaire
de Processus. Le PM gere le contexte systeme des processus. Quand le PM ne peut pas
fournir lui-méme un service UNIX (invoqué par un appel systeme UNIX), il fait appel au(x)
serveur(s) approprié(s). Les PM des différents sites d'un réseau CHORUS cooperent pour
fournir des services répartis (tels que des signaux distants, ou des exécutions distantes).

Cet acteur est chargé a l'initialisation du systeme. Son code et ses données résident dans
I’espace systeme. La présence du PM dans I’espace systeme lui permet d’implanter 1’'invo-
cation des appels systéme par traps comme pour un noyau UNIX traditionnel. Il est ainsi
possible d’assurer une compatibilité au niveau binaire avec d’autres systemes UNIX.

Le Gestionnaire de Fichiers (File Manager ou FM) :

Le Gestionnaire de Fichiers offre les services de gestion de fichiers. Il existe deux versions
principales qui sont compatibles avec les versions 3.2 et 4 du system V, tant pour les
services offerts que pour la structure du disque. Le FM joue aussi le role d'un mappeur
externe CHORUS, participant a la gestion de la mémoire virtuelle répartie, en répondant aux
requétes de chargement/déchargement de pages émises par la gestion de mémoire virtuelle
du Noyau CHORUS.

Le Gestionnaire de Fichiers est un acteur systéme qui possede deux portes sur lesquelles
il recoit des messages de requétes. L'une d’elles sert exclusivement pour les messages de
demande de pagination émis par le Gestionnaire de Mémoire Virtuelle du Noyau CHORUS.

L’autre porte recoit toutes les autres requétes : services UNIX, messages de coopération
entre les PM et les FM, etc.

Une fois l'initialisation terminée, plusieurs activités s’exécutent en parallele dans le FM.
Elles traitent les messages de 'une ou de I'autre porte. Comme le contexte du processus
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pour lequel le FM traite une requéte ne lui est pas directement accessible, 'information
contextuelle nécessaire pour rendre un service est incluse dans le message de requéte avec
les parametres de I'appel systeme. En retour, le serveur inclut dans le message de réponse
les informations nécessaires pour la mise a jour du contexte fichier du processus. Les autres
serveurs comme les gestionnaires de tubes, de périphériques ou de sockets operent suivant
un mécanisme similaire.

Le Gestionnaire de Périphériques (Device Manager ou DM)

Le Gestionnaire de Périphériques gere les lignes asynchrones, les écrans bitmap, les pseudo-
terminaux (pseudo-ttys), etc. Il implante les “line disciplines” UNIX. Plusieurs DM peuvent
s’exécuter en parallele sur un site ou sont connectés plusieurs types de périphériques.

Le Gestionnaire de Tubes (Pipe Manager ou PiM)

Le Gestionnaire de Tubes[HP88| implante la gestion et la synchronisation des tubes UNIX.
Les requétes d’ouvertures des tubes nommés, recues par les Gestionnaires de Fichiers sont
transmises aux Gestionnaires de Tubes. Il peut y avoir un Gestionnaire de Tubes par site,
cela permet notamment de réduire le trafic réseau quand les tubes sont utilisés sur des
stations sans disque, donc sans FM.

Le Gestionnaire de Sockets (Socket Manager ou SM)

Le Gestionnaire de Sockets offre les services sockets compatibles avec BSD 4.3 fournissant
l'acces aux protocoles TCP/IP.

Les serveurs systemes peuvent s’exécuter en espace utilisateur ou en espace systéme. Ceux qui
doivent attacher leurs procédures aux exceptions (comme le PM) ou exécuter des instructions
privilégiées (comme des instructions d’entrée/sortie) s’exécutent en espace systeme. Charger un
serveur en espace systeme, permet des gains de performance en évitant des changements de
contexte mémoire quand le serveur est invoqué.

3.2.2 Extensions Fonctionnelles

Des extensions aux services UNIX traditionnels ont été apportées, essentiellement par extension
transparente de ces services a la répartition.

(1)

Extensions du Systéme de Fichiers

Les services de désignation offerts par UNIX ont été enrichis pour permettre la désignation de
services accessibles par des portes. Des noeuds de type Porte Symbolique peuvent étre créés
dans une arborescence UNIX. IIs associent un nom de noeud & un identificateur unique (UI)
de porte. Ce mécanisme est similaire a celui utilisé pour la désignation des périphériques
UNIX. Quand le nom d’un noeud de type “Porte” est trouvé au cours de I'analyse d'un
chemin d’acces, la requéte correspondante est transmise a la porte associée. La requéte est
préalablement marquée avec 1’état courant de I’analyse du chemin d’acces.

Des serveurs utilisateur comme des serveurs systeme peuvent étre désignés par de tels
noms de portes symboliques, permettant ainsi d’étendre dynamiquement le systeme. Ce
mécanisme est en particulier utilisé pour interconnecter les systemes de fichiers d’un réseau
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(2)

de machines CHORUS et ainsi fournir un espace global de désignation. Par exemple, dans
la Figure I1.7, “pipo” et “piano” sont des noms de portes symboliques.

[PIANO]
. ./ .~

[PIPO]
Pid I/N

bin fs fs bin usr

piano pipo

Figure I1.7 : Interconnexion d’arborescences de fichiers

Extensions de la Gestion des Processus

Un nouvel appel systeme (fexec(2)) permet la création dynamique d’un processus différent
du pere. Cet appel est une contraction des appels fork(2) et exec(2). La création
(fexec(2)) ou l'exécution (exec(2)) de processus peut étre invoquée sur des sites dis-
tants. Un attribut “site de création” a été ajouté au contexte systeme des processus UNIX.
Cet attribut est hérité lors des appels systeme fexec(2) et exec(2). Il peut étre positionné
au moyen d’un nouvel appel systéeme : csite (SiteId). Lors d’un fexec(2), le processus
fils sera créé sur le site désigné par SiteId. Lors d’'un exec(2), le processus commencera
I’exécution du nouveau programme sur le site désigné par SiteId.

Autres Extensions

Les services offerts aux processus UNIX sont complétés par quelques uns des services offerts
par le Noyau CHORUS comme I'IPC, la Mémoire Virtuelle et les Activités. Ces services
ne sont pas fournis directement par le noyau CHORUS, mais plutot par le Gestionnaire
de Processus UNIX (PM), de maniére a rendre homogene ’ensemble des services fournis
et a éliminer les incohérences potentielles avec la “sémantique” UNIX. Par exemple, si un
processus UNIX pouvait créer une activité en invoquant directement le Noyau CHORUS en
“contournant” le Gestionnaire de Processus, cette activité ne pourrait pas invoquer d’ap-
pels systemes UNIX correctement. En conséquence, quelques services offerts par le Noyau
CHORUS ne sont pas accessibles aux processus UNIX (par exemple les services de création ou
de destruction d’acteurs), et quelques restrictions et controles sont effectués : par exemple,
un processus ne peut pas créer d’activités dans un autre processus; dans ’appel systeme
portMigrate l'identificateur de processus (pid) doit étre utilisé et non la capacité d’un
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3.2.3

acteur CHORUS.

Pour distinguer clairement les deux niveaux d’interface, les primitives UNIX permettant
d’accéder aux services CHORUS ont été préfixées par “u_” (par exemple : u_portCreate au
lieu de portCreate).

— Inter Process Communication (IPC)

Les processus UNIX peuvent créer des portes, insérer des portes dans des groupes et
émettre et recevoir des messages. Ils peuvent faire migrer des portes d’un processus a un
autre. Les mécanismes de I'IPC CHORUS leur permettent de communiquer de maniére
transparente a travers le réseau. Les applications peuvent ainsi étre testées sur une seule
machine puis réparties sur le réseau sans qu’aucune modification soit nécessaire pour
les adapter & cette nouvelle configuration. La possibilité de faire migrer des portes ou
d’utiliser les groupes de portes peut servir de base pour développer des applications qui
se reconfigurent dynamiquement et/ou résistent aux pannes.

Processus UNIX Multi-Activités

Il est possible d’écrire des processus UNIX multi-activités, ou multi-u_threads. Une
u_thread peut étre considérée comme un processus léger s’exécutant dans un processus
UNIX classique. Elle partage toutes les ressources du processus et en particulier son es-
pace d’adressage et sa table de fichiers ouverts. Chaque wu_thread représente une entité
d’exécution différente.

Quand un processus est créé par fork(2), il commence son exécution avec une seule
activité (u_thread), de méme dans le cas d’un recouvrement par exec(2) ; quand un pro-
cessus arréte son exécution par exit (2), toutes les u_threads de ce processus se terminent
avec lui.

Les traitements sont associés aux signaux sur la base des u_thread et non seulement du
processus : chaque u_thread possede son propre contexte de traitement des signaux. Un
signal émis suite a une exception (division par zéro) est délivré a I'activité ayant provoqué
Ierreur ; de méme les signaux d’alarme sont délivrés a ’activité ayant positionné I'alarme.
Tous les autres signaux sont diffusés a I’ensemble des u_threads du processus. Les handlers
de signaux sont exécutés dans la pile de I'activité ’ayant positionné. Ainsi, la cohérence
est assurée avec les handlers de signaux existants. Les u_threads peuvent invoquer des
appels systéeme UNIXet, pour des raisons de simplicité (assurer efficacement la cohérence
du contexte systéeme d’un processus), les appels systemes sont sérialisés a ’exception des
appels bloquants comme read(2), write(2), pause(2), wait(2), u_ipcReceive(2) et
u_ipcCall(2) (c.a.d. ceux interruptibles par signaux).

Services liés a la Mémoire Virtuelle

Les processus UNIX peuvent utiliser les services du Noyau CHORUS pour créer des régions,
“mapper” des segments dans des régions, partager des régions, etc. Ils peuvent ainsi avoir
acces a la mémoire physique (par exemple : acces a la mémoire d'un écran graphique
bitmap).

Implantation

(1) Structure d’un processus UNIX :
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Un processus UNIX classique peut étre per¢gu comme une entité d’exécution unique dans un
espace d’adressage. En conséquence, chaque processus UNIX est implanté comme un acteur
CHORUS déroulant une seule activité (u_thread). Son contexte systéme UNIX est géré par
le Gestionnaire de Processus. L’espace d’adressage d’un processus est structuré en régions
de mémoire pour le code, les données et la pile.

De plus, le Gestionnaire de Processus crée une porte de controle et une activité de controle
a chaque acteur implantant un processus UNIX. Cette porte et cette activité de controle
ne sont pas visibles du programmeur du processus. L’activité de controle qui s’exécute
dans le contexte du processus partage son espace d’adressage et peut facilement accéder
et modifier son image mémoire (modifications de la pile sur réception de signaux, acces au
code et aux données pour le débogueur, etc). Elle gere aussi les événements asynchrones
regus par le processus (principalement des signaux). Ces événements sont implantés comme
des messages CHORUS regus sur la porte de controle du processus.

Signaux...

> 1~

‘ Porte de contrdle
Proc
u_thread 1
) u_thread 2

0

u_thread 1

.
.
.

.

trap UNJX

Mode utilisateur .

Figure I1.8 : Processus UNIX

Comme un processus peut étre multi-activités, le contexte systeme d’un processus a
été séparé en deux : un contexte associé au processus (Proc) et un contexte d’activité
(u_thread).

La plupart des services implantés hors du Gestionnaire de Processus sont relatifs aux fichiers.
Cependant, le “contexte fichier” d’un processus (c.a.d. catalogues courant et racine, table
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des fichiers ouverts, attributs umask et ulimit) sont stockés dans la structure Proc gérée par
le Gestionnaire de Processus. Pour ce faire, un protocole spécifique entre le Gestionnaire de
Processus et les autres serveurs a été congu. Les deux contextes systeme Proc et u_thread
sont gérés par le gestionnaire de Processus du site courant d’exécution du processus. Ces
contextes ne sont accédés ni par le Noyau CHORUS, ni par les autres serveurs systeme. Par
ailleurs, le sous-systeme UNIX ne peut accéder les structures internes du Noyau associées
aux acteurs et aux activités. Le seul moyen de les accéder est d’utiliser les services offerts
par le Noyau CHORUS (ceci est essentiel, pour autoriser plusieurs sous-systémes a cohabiter
au dessus d'un méme Noyau CHORUS).

(2) Environnement d’un processus identifié par un ensemble de portes :

Les propriétés des portes CHORUS (noms globaux uniques, adressage indépendant de la
localisation) les rend intéressantes pour désigner des entités systeme. Leur intérét principal
réside dans I'indirection qu’elles induisent entre un processus et son environnement, et dans
leur robustesse vis a vis des évolutions de configuration. Les noms de portes stockés dans le
contexte d’'un processus restent valides si le processus migre vers un autre site (c.a.d. exec
sur un site distant) ou si une entité ainsi désignée migre.

Les portes constituent ’essentiel du contexte d’un processus, qu’elles soient utilisées direc-
tement ou incluses dans une capacité. Incluses dans des capacités, les portes sont utilisées
pour désigner les ressources du processus : fichiers ouverts, segments mappés dans 1’es-
pace d’adressage du processus (code, données). Mais, elles peuvent aussi étre utilisées pour
adresser directement des processus (processus pere).

(3) Ressources et Capacités :
Chaque ressource (gérée par un serveur) utilisée par un processus est désignée de maniere
interne par une capacité : fichier ouvert, tube ouvert, périphérique ouvert, répertoires cou-
rant et racine, segments de codes et de données, etc. De telles capacités peuvent étre utilisées
pour créer des régions de mémoire virtuelle, leur structure est donc celle exportée par le
Noyau CHORUS.
Par exemple, 'ouverture d’un fichier associe la capacité retournée par le serveur approprié
& un descripteur de fichier ouvert. Cette capacité se compose de la porte du serveur qui gere
le fichier d’une part et de la référence du fichier ouvert dans le serveur d’autre part. Par
la suite, toutes les requétes sur le fichier ouvert (par exemple : 1seek(2), read(2)) sont
transcrites et envoyées directement au serveur concerné sous forme de message.
Les serveurs étant désignés par des portes, localisées par 'TPC CHORUS, le sous-systeme
UNIX n’a pas besoin de localiser lui-méme ses serveurs.
Les capacités sont construites et retournées par les serveurs. Un serveur peut ainsi déléguer
la réalisation d’un service a un autre serveur, sans que les clients sachent quel serveur répond
réellement a leurs requétes.

3.3 Etat

CHORUS-V3 est la version courante du systéeme développée par Chorus systemes. Des versions
précédentes ont été développées dans le cadre du projet CHORUS a I'INRIA entre 1979 et 1986.
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CHORUS-V3 est écrit en C++ (et en C). Il est disponible actuellement sur différentes plateformes
(machines a base de 680x0, de 88000, de 80386, de transputers, etc.) tant sur des réseaux de sta-
tions que sur des configurations multiprocesseurs. Le sous-systeme UNIX que nous avons présenté
offre une interface compatible avec la version 3.2 d’UNIX system V. D’autres sous-systemes UNIX
existent : 'un offre une interface compatible avec la version 4.0 du systeme SVR4 et un sous-
systeme UNIX compatible BSD est en cours de développement.

Nous présentons dans les parties suivantes d’autres exemples de systemes d’exploitation répartis
- principalement des projets de recherche. Nous avons choisi ces systemes soit parce qu’ils ont
inspiré les concepteurs de CHORUS (V kernel), soit parce qu’ils sont des concurrents de CHORUS
par leur similitude (Amoeba, MACH) ou encore parce que certains de leurs aspects pouraient
apporter des améliorations a CHORUS (Mosix).

4 Les systémes a micro-noyau

Notre étude étant centrée sur le systeme d’exploitation CHORUS/MiX il semble intéressant de le
situer plus clairement vis-a-vis d’autres systemes a base de micro-noyau. Nous avons choisi d’ap-
profondir cette comparaison dans le cas des deux systémes qui lui sont le plus proches : Amoeba
et MACH. Ainsi les descriptions qui en sont données référencient souvent les caractéristiques
de CHORUS. Cette comparaison est effectuée a différents niveaux : les fonctionnalités offertes
par les systemes, leur architecture, ou encore leur implantation. Nous analysons également les
répercussions engendrées par les différences existantes.

Peu d’utilisateurs ont actuellement pu tester plusieurs systémes de type micro-noyau afin de
les comparer. 1l serait en effet intéressant de connaitre les implications relatives aux différences
fonctionnelles concernant les services de base offerts par ces noyaux. Nous pouvons néanmoins
citer [nMKS91].

4.1 Amoeba

Le systeme d’exploitation Amoeba[Mul87] a été congu et implanté a 'université de Vrije & Am-
sterdam. Le projet, commencé en 1980, est développé depuis 1984 conjointement avec le Centrum
voor Wiskunde en Informatica (CWI), Amsterdam. Le but de ce projet est de développer un
systeme d’exploitation réparti qui offre des fonctionnalités et des performances équivalentes a un
systeme d’exploitation traditionnel tel qu’UNIX. Ses points forts sont la sécurité et ses perfor-
mances.

4.1.1 L’architecture du systeme

Le projet Amoeba vise une architecture d’ordinateurs connectés par un réseau. Parmi ces ordi-

nateurs on identifie quatre composants principaux :

— les stations de travail : ce sont des stations sans disque qui sont utilisées pour supporter un
gestionnaire de fenétres et non pas pour exécuter des programmes complexes.
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— un ensemble de processeurs qui peuvent étre alloués dynamiquement a la demande pour
I’exécution de programmes complexes.

— des serveurs spécialisés comme par exemple un serveur de fichiers ou un serveur de base de
données.

— les passerelles : utilisées pour connecter entre eux différents réseaux gérés par Amoeba. Le
systeme global est vu comme formant un ensemble uniforme. Ces connexions ont été testées
dans le cas de passerelles donnant acces a plusieurs pays.

Stations de travail

TTT

Groupe de L

0 O O

Serveurs dédiés

passerelle

Reseau G.D

processeurs

Figure I1.9 : Le systéeme Amoeba

Dans un systeme Amoeba, comme dans un domaine CHORUS, toutes les machines exécutent le
méme noyau. L’approche architecturale du systeme est équivalente a celle de CHORUS. L’idée de
base est de conserver un noyau de petite taille, les services systeme étant exportés le plus possible
dans des processus utilisateurs. Par contre la réalisation differe dans la mesure ou le noyau Amoeba
gere certaines entrées/sorties en plus des processus et des services de communication.

Amoeba est un systeme basé sur les objets. Il peut étre vu comme un ensemble d’objets, chacun
contenant les opérations qui le concernent. Par exemple, un objet fichier contient des opérations
d’ouverture, de fermeture, de lecture ou d’écriture. Les objets sont implantés par des processus
serveurs qui les gerent. Les clients qui veulent utiliser des opérations sur un objet envoient une
requéte au serveur par un appel de procédure a distance, chaque objet étant identifié et protégé
par une capacité. Ainsi U'interface d’acces aux services est différente entre les systémes Amoeba
et CHORUS. L’utilisateur du systeme CHORUS accede aux ressources par un trap, comme dans
le systeme UNIX tandis qu’Amoeba offre une interface d’acces basée sur des bibliotheques de
fonctions - appelées stub. Cette implantation ne permet pas, a la version actuelle du systeme
Amoeba, de fournir une interface compatible au niveau binaire avec UNIX.
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4.1.2 Le micro-noyau

Les services génériques offerts par le micro-noyau sont basés sur un ensemble d’abstractions. A
quelques détails pres, ces abstractions sont équivalentes a celles qui sont fournies par le noyau
CHORUS.

Les processus et les activités Le modele d’exécution proposé par Amoeba est multitaches
et multi-activités. Un processus correspond a un acteur CHORUS et les entités d’exécution sont
aussi reconnues comme étant des activités ou processus légers. Ces activités partagent également
les ressources du processus ce qui leur permet de communiquer - les informations sont dans la
mémoire commune - ou de se synchroniser. Par contre I’ordonnancement des activités dans un
processus Amoeba est différent de 'ordonnancement des activités dans un acteur CHORUS. Ici,
le noyau ne gere que 'ordonnancement entre les processus. La répartition du temps de calcul
a l'intérieur d’un processus est effectué par du code résidant dans le processus. Il n’y a pas de
priorité associée aux activités et pas de temps partagé entre les activités d’'un méme processus. De
cette fagcon une activité ne peut pas étre interrompue dans son exécution par une autre activité
du processus.

Cet ordonnancement a été congu pour régler les problemes de concurrence d’acces aux données
partagées. Il n’empéche pas la mise en oeuvre d’'un ordonnancement de type UNIX au niveau
des processus et devrait faciliter le choix de différentes politiques a l'intérieur d’un processus,
implantées par 'utilisateur. Par contre, il limite le parallélisme a l'intérieur d’un processus puis-
qu'une activité ne peut s’exécuter que lorsqu’une autre activité du processus est en attente. Ce
type d’ordonnancement ne peut pas, non plus, convenir a I'implantation d’applications temps-réel
car celle-ci nécessite une politique globale de I’allocation du processeur.

Comme dans CHORUS, les processus multi-activités sont principalement utilisés pour la program-
mation de serveurs.

La communication Comme pour les entités d’exécution, les abstractions de base supportant
la communication sont trés similaires a celles de CHORUS. Les principales abstractions sont les
portes et les messages. De méme la structure des messages, méme si elle differe, reste assez proche
puisqu’un messages Amoeba est composé d’une entéte de 32 octets et d’un corps qui peut aller
jusqu’a 30Ko. Néanmoins, la sémantique qui y est attachée n’est pas la méme et cela entraine des
fonctionnalités différentes.

Le systéeme Amoeba offre une sémantique de communication qui est uniquement basée sur des
échanges de messages synchrones. De plus il n’y a pas de file d’attente associée a une porte.
Ces restrictions permettent de traiter les messages d’une maniere simple ce qui induit de bonnes
performances de la communication en général. Par contre le manque de souplesse est sensible
lorsqu’il faut introduire une notion d’asynchronisme entre deux entités d’exécution. La commu-
nication sert alors principalement dans un modele client-serveur ol une requéte est appelée une
opération distante. Dans Amoeba les appels distants sont effectués dans des routines offertes
aux utilisateurs de telle sorte que l'interface apparait exactement comme un appel de procédure.
Notons également qu'une entité d’exécution ne peut traiter qu'un seul message a la fois - contrai-
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rement & CHORUS - ceci permettant probablement d’améliorer les performances en réduisant la
complexité. Cependant ceci entraine qu’un serveur ne peut pas accéder, par envoi de message,
a une ressource gérée par un serveur distant, lors du traitement d’une requéte. Le systeme de
communication garantit que la requéte est délivrée au moins une fois et qu’elle ne I'est qu’aux
processus qui sont autorisés a la recevoir.

Les messages du systeme Amoeba sont typés alors que les messages CHORUS ne le sont pas. Ce
typage permet une meilleure protection quant aux droits d’acces a un service pour le modele
client-serveur dans la mesure ou le serveur n’accepte que des messages correctement typés.
Réciproquement, 'utilisation de messages CHORUS est plus simple et la protection peut étre
mise en oeuvre par le serveur qui le désire. Par contre, un serveur ne voulant pas subir les
contraintes liées a la protection n’y est pas obligé.

Dans Amoeba les portes font partie d’un espace global : toutes les entités d’exécution du systeme
peuvent lire sur une porte. Les requétes sont envoyées sur des portes dont chacune représente un
type de service. Plusieurs serveurs peuvent lire sur une méme porte. Cette implantation pose des
problemes de protection, c¢’est pourquoi dans Amoeba, la protection des ressources accédées a
travers une porte a été élaborée tres sérieusement| MT84]. Par contre, dans le cas d’un tel schéma,
la notion de groupe telle qu’elle implantée dans CHORUS n’est plus completement nécessaire
puisque ’abstraction de porte recouvre, partiellement, cette notion. De méme la reconfiguration
dynamique est facilitée : il n’y a plus besoin de migrer la porte pour continuer le service. Par
contre, Amoeba présente une perte de fonctionnalité,par rapport a CHORUS, puisqu’il n’est pas
possible de diffuser un message a un ensemble d’entités d’exécution.

La désignation et la protection La sécurité du systeme Amoeba repose principalement sur
les capacités. Les capacités Amoeba sont équivalentes aux capacités CHORUS. Par contre leur
usage a été généralisé a tous les objets du systeme. L’ensemble des opérations que peut effectuer
un utilisateur sur un objet est codé dans la capacité possédée par cet utilisateur. Ainsi deux
utilisateurs peuvent avoir des capacités différentes pour décrire le méme objet si leurs droits
d’acces sont différents. C’est la personne qui congoit et réalise ’objet qui définit et modifie les
droits qui sont attribués aux utilisateurs.

Amoeba utilise également des identificateurs uniques pour décrire les objets - ceci permet au
systeme d’exploitation de trouver facilement le processus serveur d’un objet. L’identificateur
unique d’un objet est inclu dans la capacité qui donne ’acces a I'objet. Il contient également
Iidentificateur du serveur qui le gere.

La protection dans Amoeba repose sur ce codage des capacités. Pour éviter que 'utilisateur
modifie les droits qui lui sont attribués, ces droits sont cryptés dans la capacité. Ce cryptage
utilise des fonctions non inversibles dont la propriété est la suivante : étant donné la capacité
N et les droits non encryptés R il est facile de calculer C = f(N xor R) mais, connaissant C on
ne peut pratiquement pas trouver un argument de la fonction f qui permette de générer C. Le
serveur possede alors les deux arguments N et C mais le client ne possede que C. Comme il doit
fournir la preuve des droits qui lui sont attribués lorsqu’il s’adresse au serveur et qu’il ne peut
générer une autre valeur de C il ne peut acquérir des droits plus étendus du fait des propriétés
de la fonction f.
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La gestion mémoire Amoeba supporte également la notion de segments pouvant étre mappés
dans espace d’adressage d’'un processus. Ces segments sont également implantés par des map-
peurs. Cependant, en s’appuyant sur la chute du colit de la mémoire centrale d’un ordinateur,
Amoeba simplifie grandement la gestion de la mémoire virtuelle : la pagination a la demande
n’est pas implantée, les segments de mémoire doivent étre contigus en mémoire. Dans ce cas, la
perte de souplesse et de confort est alors compensée par les gains de performance.

4.1.3 Les serveurs

L’implantation multiserveur a été réalisée pour Amoeba comme pour CHORUS/MiX. Cependant
nous ne trouvons pas exactement les mémes serveurs dans les deux systemes. Ainsi les principaux
serveurs d’Amoeba sont : les serveurs des réseaux (Wide Area Network Server et TCP/IP server),
le serveur de processus et de mémoire et les serveurs gérant les fichiers (Directory Server et Bullet
Server). Le serveur TCP/IP peut étre comparé au serveur de réseau de CHORUS, le serveur de
processus et de mémoire fournit les ressources du PM et de la partie mappeur du FM. Enfin
les serveurs de fichiers fournissent la partie gestion des fichiers du FM. Le systeme Amoeba, ne
cherchant pas a étre compatible au niveau binaire avec UNIX, les codes tels que la gestion des
fichiers ont été réécrits entierement. Par contre dans CHORUS le découpage a été effectué suivant
les abstractions UNIX pour obtenir plus facilement la compatibilité. Ceci a également permis de
reprendre, dans I'implantation du serveur de fichiers, une partie du code de gestion de fichiers
UNIX.

— le serveur de processus et de mémoire : Amoeba n’utilise pas la méme stratégie qu’'UNIX pour

dupliquer les processus (appel systéeme fork(2)). L’argumentation repose sur le fait que les
processus font généralement appel a la primitive exec (2) juste apres la duplication due au fork.
Cette méthode est acceptable pour un systeme d’exploitation centralisé puisque la duplication
n’est pas effectuée réellement. Mais elle ne convient pas a un systeme d’exploitation réparti
dans la mesure ou elle représente beaucoup de travail inutile car la copie est envoyée sur un
site distant avant d’étre détruite. Pour permettre la duplication des processus, Amoeba utilise
les concepts de descripteurs de processus et de segments.
Un segment est un morceau de mémoire contigue” pouvant contenir du code et des données. A
chaque segment est associée une capacité. Un segment est en quelque sorte un fichier en mémoire
avec des propriétés similaires. Un descripteur de processus est une structure de données qui
contient toutes les informations nécessaires a ’exécution du processus : type de processeur uti-
lisé, minimum de mémoire nécessaire, description des segments de mémoire, etc. Pour exécuter
un processus sur un site distant il suffit alors d’envoyer cette structure au serveur de processus
sur ce site. La duplication est donc effectuée par ’envoi du descripteur de processus a exécuter.
Le serveur de processus est également chargé de placer les processus a leur création. Il choisit
pour cela un processeur peu chargé dans I’ensemble de processeurs dont il dispose. Le descrip-
teur de processus contient les informations nécessaires a l'identification du support matériel
dont le processus a besoin. Le serveur est aussi chargé de gérer ’héritage de ce processus (par
exemple : les fichiers ouverts par son pere).

— le serveur de fichiers : c’est un processus utilisateur. Plusieurs serveurs de fichiers ont déja été
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écrits dans Amoeba. Le serveur actuel ou “bullet server” a été congu dans le but d’avoir de
bonnes performances. L’idée de stocker les fichiers comme des blocs disque de taille fixe (comme
dans UNIX) a été abandonnée. Dans ce serveur tous les fichiers sont stokés de fagon contigue”
a la fois sur le disque et en mémoire. Lorsque le bullet serveur s’initialise, il charge entierement
la table des “i-nodes” en mémoire et n’accede pas au disque par la suite pour consulter cette
table. Ainsi l'acces a un fichier qui n’est pas en mémoire, nécessite une seule lecture sur le
disque pour le charger. Ce serveur de fichier ne permet pas la modification des fichiers; ceux-ci
ne pouvant étre que créés ou détruits. En considérant que ces dernieres années le cout des
disques et des mémoires a diminué considérablement, le gain de performances compense le
surplus d’occupation des disques et de la mémoire (environ 20%).

— le serveur de répertoires : le “bullet serveur” n’offre aucun service de nommage, les fichiers ne
sont décrits que par des capacités. Le serveur de répertoires gere les noms et les capacités. Par
exemple, lorsqu’un processus veut accéder un fichier, il envoie au serveur de répertoires une
capacité représentant le répertoire (cette capacité contient les droits d’acces) ainsi que le nom
du fichier. Le serveur lui retourne la capacité correspondante.

4.1.4 Les réseaux a grande distance

L’idée de base d’Amoeba est qu’un ensemble de machines connectées par un réseau local doit étre
capable de communiquer & travers un réseau a grande distance avec un ensemble de machines
similaires. Dans ce cas le but d’Amoeba est de fournir une communication transparente tout en
conservant des performances satisfaisantes.

Les systémes Amoeba sont divisés en domaines, chaque domaine étant composé d’une inter-
connexion de réseaux locaux. Deux domaines peuvent étre connectés par un lien. Les machines
réalisant la connexion des deux domaines sont appelées des passerelles. Sur chacune d’elles est
exécuté un processus lien chargé de la gestion de cette liaison. Si une machine du domaine diffuse
un message, celui-ci sera recu par toutes les machines de ce domaine et ne sera pas regu par une
machine extérieure a ce domaine.

Il n’est pas nécessaire que tous les services soient connus de toutes les machines du systeme. Pour
permettre ceci la notion de service “public” a été introduite. Si un service veut étre connu a
I’extérieur de son propre domaine, il contacte le processus chargé de la liaison a grande distance
ou SWAN (Service for Wide Area Network) de son domaine et lui demande que sa porte soit
publique dans un ensemble de domaines. Pour réaliser ceci le SWAN effectue des RPC aux SWAN
main ncernés pour leur communiquer T u service. Quand un servi st rendu
des domaines concernés pour leur co er la porte du service and service est rend
public dans un domaine, un processus “agent serveur” correspondant & ce service est créé. Ce
processus s’exécute sur la machine passerelle et se met en attente de requétes sur la porte recue.

Lorsqu’un processus veut accéder au serveur distant dont la porte a été publiée, le noyau effec-
tue une diffusion a laquelle ’agent serveur correspondant répond. L’agent serveur construit un
message et I’envoie au processus lien local. Ce processus transmet le message a travers le réseau
grande distance a son homologue distant. Lorsque le message arrive sur la passerelle, un processus
agent client est créé. Cet agent client effectue un RPC ordinaire au serveur concerné.

De cette maniére la communication entre un client et un serveur distant - c’est-a-dire résidant
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Figure I1.10 : Les réseaux dans Amoeba

sur un autre réseau local - est totalement transparente, le client effectue un RPC normal. Seul le
processus lien résidant sur la passerelle doit savoir gérer le protocole d’acces au réseau grande dis-
tance. Les autres processus effectuent des RPC sans se soucier de problemes techniques. La com-
munication a l'intérieur d’'un méme réseau local conserve donc de bonnes performances, seule la
communication a travers un réseau a grande distance est plus lente. Ce schéma permet également
de vérifier que les processus qui veulent accéder a un service extérieur au réseau local en ont bien
le droit.

4.1.5 Implantation

Le systeme Amoeba a obtenu de tres bonnes performances. Malheureusement il semble que cela
soit au détriment de fonctionnalités étendues. Il n’y a pas de mémoire virtuelle paginée dans
Amoeba et il n’y en aura pas dans la prochaine version du systeme. Les concepteurs du systeme
justifient ce choix par la différence de colt élevé de I'implantation d’une gestion de mémoire
virtuelle paginée par rapport au faible cott des extensions mémoire.

Le mode de communication RPC ne permet que la communication point & point : on ne peut pas
effectuer de diffusion, ni de diffusion restreinte. Dans la prochaine version cela sera possible. De
méme cette version devrait permettre un meilleur ordonnancement entre les activités d’'un méme
processus.

Amoeba ne propose pas une interface standard, il offre cependant une émulation d’UNIX. Mais
I'implantation de cette émulation ne permet pas une compatibilité binaire, les utilitaires standards
ont donc du étre réécrits pour étre portés. De ce fait le systéme Amoeba semble peu convenir aux
besoins des multicalculateurs.
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4.2 MACH

MACH est dévelopé par 'université Carnegie-Mellon, USA[ABBa86|. Ses concepts sont inspirés
des résultats de la conception et expérimentation des systemes RIG[Ras88| et Accent[RR81].
Contrairement & CHORUS ou Amoeba, le noyau MACH n’a pas été developpé en réécrivant la
totalité du systeme. Afin de faciliter une grande diffusion de MACH, ses concepteurs ont préféré
intégrer MACH au sein d’un noyau Unix BSD 4.3. Une version modulaire de MACH a ensuite
été développée en implantant hors du noyau les services UNIX. L’architecture qui en résulte
est un micro-noyau supportant ’exécution d’un sous-systeme UNIX monoserveur. Une version
multiserveurs est en cours de développement.

L’intérét de cette implantation monoserveur est évident : en s’appuyant sur un systeme existant
le systeme MACH a obtenu la compatibilité binaire avec le systeme UNIX de référence a moindre
frais. Il a suffi ensuite de séparer l'interface basse du systéme pour construire le micro-noyau
mais cela n’a que peu changé le niveau haut de l'interface. Nous pouvons justifier le fait que
I'implantation monoserveur des sous-systéemes permet de mieux réutiliser le code existant dans la
mesure ol I’environnement de ce code est conservé. Par contre, dans CHORUS/MiX, pour pouvoir
isoler le code UNIX de la gestion des fichiers dans un serveur il a fallu simuler I’environnement
UNIX dans ce serveur. Ce type d’opération n’a pas été nécessaire dans MACH.

Ce type d’architecture comporte cependant des désavantages. Par exemple, les interactions entre
les parties de code composant le sous-systéme ne sont pas modifiées par rapport au systeme UNIX,
et donc pas clarifiées. D’autre part, cette définition claire entre les services, basée sur les échanges
de messages, permet & CHORUS/MiX de bénéficier de la transparence de 'IPC. Le manque de
modularité est un autre désavantage. En effet, le sous-systéme monoserveur est composé de la
totalité du code du systéeme afin de pouvoir offrir les mémes fonctionnalités que le systeme initial,
le tout encapsulé dans un seul serveur. Il n’est alors pas possible d’adapter le systeme a une
configuration particuliere de machine : par exemple, sur un noeud sans disque on ne peut pas
supprimer le code de gestion des fichiers. De plus les services UNIX ne sont plus rendus en utilisant
I’échange de message et ne bénéficient pas ainsi de la transparence.

4.2.1 Le micro-noyau

Comme les noyaux Amoeba et CHORUS le noyau MACH implante une interface basée sur un
ensemble d’abstractions - équivalentes a celles des deux autres micro-noyaux. La similitude des
services offerts par trois micro-noyaux peut étre considérée comme la preuve de ’adéquation
des services offerts. Notons que, comme pour le noyau Amoeba, les fonctionnalités associées aux
abstractions de MACH different de celles définies dans CHORUS.

Les taches et les activités Le noyau MACH offre également un modele de programmation
multitdches et multi-activités. Les taches de MACH sont similaires aux acteurs de CHORUS et
les entités d’exécution sont aussi reconnues comme étant des activités. Toutes les activités d’une
méme tache ont, de la méme fagon, acces aux ressources contenues dans la tache. Par contre le
noyau n’offre pas de service explicite de synchronisation - tel que les sémaphores - aux activités
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partageant les mémes ressources. Cela doit étre géré par I'utilisateur, par exemple en utilisant les
services de communication.

Les téches et les activités sont gérées par 1'utilisateur a partir de fonctions, comme dans CHORUS.
Les activités sont ordonnancées de fagon indépendante par le noyau mais cet ordonnancement ne
satisfait pas les contraintes temps-réel. Pour compléter le service d’ordonnancement offert par le
noyau, une interface permet a l'utilisateur de gérer lui-méme ’exécution de son programme. Cette
possibilité d’intégrer facilement de nouvelles politiques d’allocations des processeurs a permis de
faciliter le portage de MACH sur les plateformes multiprocesseurs & mémoire partagée. Sur un tel
multiprocesseur les activités d’une méme tache peuvent étre exécutées concurremment sur des pro-
cesseurs différents. Elles sont alors ordonnancées en groupe (en anglais : gang-scheduling[Bla90]).
Les activités peuvent tout de méme exécuter les primitives du noyau ou les fonctions d’interface
en parallele.

MACH offre une interface de traitement des exceptions qui permet & un processus utilisateur de
gérer ses exceptions ou celles d'un autre programme. CHORUS réserve cette fonctionnalité aux
acteurs privilégiés et Amoeba ne fournit pas de service équivalent. Le noyau MACH traduit les
exceptions, comme par exemple un acces a une adresse invalide ou protégée, en messages qui sont
délivrés a un processus désigné.

La communication Les abstractions représentant la communication inter-activités dans
MACH sont les mémes que dans CHORUS et Amoeba : les messages et les portes. L’interface
de communication permet des échanges synchrones et asynchrones, comme dans CHORUS, mais
les services different.

Un message est composé d’une entéte de taille fixe et d’un corps de taille variable. Comme dans
Amoeba, les messages sont typés, c’est-a-dire que dans le corps du message, chaque objet est
précédé d’un descripteur de type (ex : entier, flottant, caractere), de sa taille et du nombre
d’objets de ce type contenu dans le message a la suite de celui-ci. Le noyau définit un certain
nombre de type de données, en particulier ceux qui sont utilisés par l'interface du noyau. Les
utilisateurs sont autorisés a définir des types supplémentaires quand cela est nécessaire.

Comme dans CHORUS, I’envoi de messages est couplé a la gestion de la mémoire afin de faciliter
I’envoi de messages longs. Le noyau MACH implante la communication au-dessus du protocole
TCP/IP.

Une porte est un canal de communication sur lequel les messages peuvent étre regus ou envoyés.
De maniere logique, une porte est une queue de messages de longueur finie, comme dans CHORUS.
Une porte est protégée par des droits d’acces, ainsi plusieurs taches peuvent envoyer un message
sur une porte déterminée mais seulement une tache aura les droits d’acces pour recevoir ce
message sur cette porte. Une porte est désignée par un entier. Cet entier comprend les droits qui
sont attribués a l'utilisateur.

Dans ses premiere implantations, MACH offrait uniquement la possibilité d’envoi de messages
asynchrones. Le RPC a été introduit plus tard, construit a partir des primitives d’émission et de
réception, a la différence du RPC de CHORUS qui a été con¢cu comme une fonctionnalité de base
au méme titre que ’échange de messages asynchrone. Pour permettre I'implantation du RPC
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et en particulier I'implantation du modele client serveur, le noyau MACH offre un droit d’acces
unique & une porte. Cette différence de conception induit des différences d’interface. Par exemple,
il est nécessaire de préciser la porte de 'initiateur du RPC pour répondre & une requéte, car la
réponse a un RPC est dérivée de la primitive d’envoi, dans laquelle il faut préciser le destinataire.
Ceci oblige un serveur a connaitre la porte de son client. Dans CHORUS, la réponse d’'un RPC
est automatiquement retournée a la porte d’ou a été émise la requéte.

Les messages peuvent contenir des droits d’acces a des portes dans leur corps. Lorsqu’il s’agit des
droits d’envoi sur une porte, les droits sont dupliqués : ainsi I’expéditeur et le récepteur auront les
droits d’envoi. Lorsque ce sont les droits de réception sur une porte qui sont envoyés, I’expéditeur
perd ses droits de réception au profit du destinataire du message. Grace a cette fonctionnalité
MACH n’a pas besoin d’implanter la migration d’une porte puisque le transfert des droits d’acces
a cette porte aboutit au méme résultat. D’autre part, une tache peut également désallouer ses
droits d’acces a une porte. Quand les droits de réception sur une porte sont désalloués, la porte
est détruite et les taches qui possedent des droits d’envoi en sont averties. Quand tous les droits
d’envoi sont désalloués, le récepteur peut choisir d’étre prévenu soit de fagon asynchrone (au
moment ou les derniers droits sont désalloués) soit la prochaine fois qu’il essaie de recevoir sur la
porte.

Chaque entéte de message contient l'identification d’une porte destinatrice et d’'une porte de
réponse. Ces deux identificateurs font implicitement partie du message. C’est-a-dire que le
récepteur du message possede automatiquement les droits d’envoi sur la porte de réponse. Ceci
permet également de transférer un message recu sur une porte a une autre porte, sans que 'initia-
teur de la requéte détecte le renvoi. Par exemple, le gestionnaire du réseau utilise cette technique.
Quand un message est envoyé & une porte distante il est, en réalité, envoyé a la porte locale du
gestionnaire de réseau qui transfert ce message au gestionnaire de réseau sur le site distant. Le
message est ensuite mis en queue derriere la porte distante. Cette indirection permet de mettre
en place une communication transparente a la répartition. C’est-a-dire que la sémantique d’acces
a une porte est la méme quelque soit la localisation de la porte destinatrice sur le réseau.

MACH définit une notion d’ensemble de portes équivalente a celle proposée par CHORUS mais
il en autorise plusieurs par acteur. Un ensemble de portes permet a un serveur de se mettre en
attente de message sur plusieurs portes. Une porte pour laquelle une tache possede les droits de
réception peut étre insérée dans un ensemble de portes. Lorsqu’un serveur effectue une réception,
il peut préciser un ensemble de portes a la place d'une porte; il recoit alors les messages d’une
porte quelconque de I’ensemble. Une porte ne peut pas étre membre de plus d’'un ensemble a
la fois. Lorsqu’une porte est insérée dans un ensemble de portes, les messages qui arrivent sur
cette porte ne peuvent plus étre lus que par 'ensemble de portes. C’est-a-dire qu’une requéte de
lecture sur cette porte échouera. De méme que les portes, les ensembles de portes sont représentés
par des entiers, par contre, ils ne véhiculent pas de droits d’acces. De plus les portes et les
ensembles de portes partagent le méme espace de nommage dans une tache. Les ensembles de
portes n’introduisent pas de notions supplémentaires d’ordonnancement a la réception. C’est-a-
dire qu’il n’y a pas de priorités associées aux portes dans I’ensemble.

Le noyau MACH n’offre qu’une seule garantie sur l'ordre des messages : si une tache envoie
plusieurs messages sur une porte, il seront recus selon leur ordre d’émission. Il n’y pas de garantie
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d’ordre de réception dans le cas ou 1’émission de messages est effectuée par des taches différentes
sur une méme porte, ou pour des messages issus d’'une méme tache envoyés sur plusieurs portes.

Il n’y a pas, dans MACH, de notion équivalente a celle des groupes de portes CHORUS.

La gestion de mémoire virtuelle La gestion de mémoire virtuelle implantée par MACH est
proche de celle de CHORUS : elle est paginée a la demande et elle gére des régions de mémoire
qui représentent des espaces d’adressage. Le systeme complete aussi ses fonctionnalités en offrant
la possibilité de mapper des parties de mémoire secondaire : les objets mémoire correspondent
aux segments de CHORUS. Dans les deux cas, le noyau fait appel a un serveur pour gérer les
segments. L’interface de mémoire virtuelle offre les fonctions de base pour gérer le contenu de
I’espace d’adressage virtuel : allocation, libération et protection d’adresse mémoire. Elle offre de
plus la possibilité d’établir des relations de mémoire partagée. La réalisation de I’héritage de
régions mémoire - par exemple dans le cas d'un fork(2) est différente de celle de CHORUS. Ces
différences sont décrites dans [ARS89].

Une implantation de mémoire partagée répartie a été réalisé, comme pour CHORUS, dans un
mappeur.

L’addressage Les portes sont aussi utilisées pour représenter les objets, comme dans Amoeba.
Un message, envoyé sur une porte qui représente un objet, peut étre interprété par le gestionnaire
de I'objet comme une requéte de traitement sur I’objet, suivant le modele client-serveur. En ce
sens, le noyau MACH peut étre vu comme un serveur de taches et d’activités puisque ’acces a
celles-ci se fait au travers de portes.

Dans MACH les objets sont référencés par des identificateurs locaux. Le netmsg server est chargé
de transformer ces identificateurs locaux lorsqu’ils sont échangés d’un site a un autre. Les messages
étant typés il est facile d’y reconnaitre ces descripteurs pour les transformer. Ces descripteurs
doivent alors étre uniquement transmis au travers de messages pour rester valables.

Une activité s’exécutant peut acquérir un droit sur les portes que le noyau utilise pour représenter
cette activité et sa tache. Une tache peut s’allouer des portes pour représenter ses propres objets
ou pour exécuter des communications. Une tache peut aussi désallouer ses droits sur une porte.

4.2.2 Le sous-systéme UNIX

Contrairement au sous-systeme UNIX de CHORUS, le sous-systeme UNIX de MACH ne permet
pas 'acces transparent aux ressources. En effet, ce sous-systeme complete 'interface UNIX en
ajoutant des services, tels que les messages et les activités, mais n’étend pas les fonctionnalités
standards d’UNIX & la répartition. Ainsi la gestion des ressources telles que les fichiers est la
méme dans UNIX et dans MACH.

La version 2.5 du noyau MACH, integre ces concepts directement dans le noyau UNIX BSD 4.3
pour obtenir la compatibilité a moindre frais. Dans ce cas il n’y a pas réellement de sous-systeme
UNIX. La seule remarque que nous pouvons faire est que, dans cette version de MACH, les services
du systeme UNIX sont complétés pour permettre a l'utilisateur de mieux prendre en compte la
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répartition de ses ressources.

La version 3.0 du noyau MACH est composée d’un micro-noyau qui supporte un sous-systeme UNIX
monoserveur. Ce serveur est compris dans une seule tache multi-activités. Il émule les appels
systeme UNIX en s’appuyant sur le micro-noyau et il sert de pageur externe au micro noyau.
Chaque requéte arrivant a ce serveur est traitée par une activité désignée parmi un ensemble
d’activités en attente.

Sur la base de ce micro-noyau, I’Open Software Foundation (OSF) a 'intention de développer un
autre sous-systeme UNIX basé sur plusieurs serveurs[Fou90], semblable au sous-systeme UNIX de
CHORUS.

4.2.3 Implantation

Le noyau MACH a été porté sur un grand nombre d’architectures. Principalement des architec-
tures centralisées ou multiprocesseurs symétriques. Par contre, cette architecture monolithique
ne permet pas d’envisager de bonnes facultés d’adaptation sur des multiprocesseurs a mémoire
distribuée, c’est cette raison qui a motivée le développement d’un sous-systeme UNIX multiser-
veur.

Le noyau MACH est actuellement utilisé par I’'OSF pour générer son systeme OSF/1 [Fou9l].
Ce systeme doit étre porté sur des machines multiprocesseurs a mémoire distribuée qui seront
commercialisées par ISSD. Pour effectuer ce portage I’OSF éclate le sous-systeme UNIX de MACH
en plusieurs serveurs.

4.3 Plan 9

Plan 9 [PPTa90] [PPTa91] est un systeme qui a été récemment développé aux Bell Labs. Ses
concepteurs le définisse comme un environnement logiciel physiquement réparti entre plusieurs
machines. L’originalité du systéme consiste en un acces uniforme aux ressources en les représentant
toutes sous forme de fichiers. L’approche Plan 9 est intéressante mais semble tres dépendante de
Parchitecture cible choisie (figure I1.11). Nous pouvons remarquer que cette architecture cible est
proche de celle visée par Amoeba. Le systéeme Plan 9 n’est donc pas facilement adaptable aux
multicalculateurs.

4.3.1 Généralités

En prenant exemple sur le modele qui a rendu UNIX populaire, les concepteurs de Plan 9 affirment
qu'un petit nombre d’abstractions est suffisant pour offrir la plupart des fonctions d’un systeme
général. Plan 9 offre les mémes fonctions qu’UNIX.

L’architecture cible choisie est la suivante :

— des serveurs d’exécution sans disque concentrent la puissance de calcul dans de gros multipro-
cesseurs,
— des serveurs de fichiers offrent de grandes possibilités de stockage,



Les systémes a micro-noyau 71

, U
a6 T

local

reseau a grande distance

lced  lepd Iced \ lced  lepd lepd
| bus grande vnesse bus grande VItesse |

|f|ch|ers | |f|ch|ers |f|ch|ers | |f|ch|ers |
| £ | £
SLLY g8y

Figure II.11 : Architecture visée par Plan9

— chaque utilisateur du systeme possede son propre terminal, avec un écran sur lequel il dispose
d’un systeme de fenétrage.

Cette vue centralise 'administration et donc la simplifie. Dans cette vue, les utilisateurs exécutent
les programmes interactifs localement et utilisent le serveur pour les exécutions demandant plus
de capacité de traitement.

4.3.2 Minimalisme

Toutes les ressources accédées par un processus, a I’exception de la mémoire du programme, sont
décrites par un seul espace de nommage et sont accédées de facon uniforme. Pratiquement chaque
type de ressource est implanté sous forme d’un systéme de fichiers, il est donc appelé systeme
de fichiers. Un systeme de fichiers peut étre d’un type traditionnel, représentant un stockage
permanent sur un disque. Il peut aussi représenter des périphériques tels que des terminaux ou
encore des abstractions plus complexes que sont les processus. Un systeme de fichiers peut étre
implanté par un pilote du noyau, un processus utilisateur ou un serveur distant. Par exemple,
un systeme de fichiers représentant une ligne RS232 sera un répertoire contenant les fichiers
data et ctl. Le fichier data contient une suite d’octets transmis/émis sur la ligne. Le fichier ctl
est un canal de controle utilisé pour changer les parametres de la ligne comme par exemple la
vitesse. D’autres systéemes de fichiers représentent des composants logiciels : les processus sont
des répertoires contenant des fichiers séparés qui représentent la mémoire, le texte et le controle.
Beaucoup d’appels systeme sont ainsi remplacés par des acces a des fichiers. Par exemple, pour
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obtenir 'identificateur d’un processus il suffit de le lire dans un fichier. Chaque systeme de fichiers,
donc chaque ressource, est alors géré par un pilote, comme le sont les périphériques sous UNIX.
Lorsque la ressource est locale le traitement est assuré par le site d’exécution. Si la ressource
est distante le pilote transforme la requéte en un message sur un canal de communication. Cette
maniere de gérer les ressources a permis la réduction de la taille du code du noyau puisque elles
sont toutes traitées de la méme maniere.

4.3.3 L’espace de nommage virtuel

L’espace de nommage se présente sous forme d’une arborescence. Quand un utilisateur se
connecte, un nouveau groupe de processus est créé pour son processus. Ce groupe de proces-
sus s’initialise avec un espace de nommage contenant au moins une racine (/), quelques binaires
pour le processeur sur lequel il s’exécute (/bin/*) et quelques périphériques (/dev/*). Les pro-
cessus du groupe peuvent ensuite soit augmenter soit réarranger leur espace de nommage en
utilisant deux appels systeme : mount et bind. Ces appels systéme sont utilisés pour attacher de
nouveaux systemes de fichiers, c’est-a-dire des acces a d’autres ressources, a un point de I'espace
de nommage initial. Un certain niveau de transparence est obtenu grace a la description identique
des ressources, qu’elles soient distantes ou locales.

4.3.4 La commande du CPU

Les serveurs d’exécution sont considérés comme des accélérateurs pour les terminaux, les com-
mandes s’y exécutent tout en conservant leur environnement initial. Il est important qu’il y ait le
minimum de changement possible lorsque ’on s’exécute sur le serveur d’exécution : ceci est pos-
sible grace a I’espace de nommage virtuel. Une commande, cpu, appelle un serveur d’exécution a
travers le réseau. Sur le serveur, un processus crée un nouveau groupe de processus pour le client,
initialise un espace de nommage et lance un processus shell dans le nouveau groupe de processus.
Le nouvel espace d’adressage, créé par le serveur, est analogue a celui du processus client. Seuls
les exécutables sont modifiés pour devenir ceux du serveur d’exécution et ainsi gagner en temps
d’acces.

4.4 V kernel

Le V kernel [Che88] est un projet relativement ancien par rapport aux projets présentés dans cette
section. Il mérite néanmoins de figurer dans cette liste car il a beaucoup influencé la conception
des autres systemes d’exploitation répartis, en particulier en ce qui concerne la communication.
Il provient lui-méme de I’évolution des deux systemes d’exploitation Thoth et Verex.

Le noyau V a été développé a I'université Stanford. Son but était de connecter des stations de
travail et de permettre des acces et une localisation transparents tout en conservant un niveau
acceptable de performances. Un petit noyau offre des primitives de communication efficaces. Il
est utilisé par des serveurs qui completent ses fonctionnalités pour offrir un niveau de service
équivalent a celui de la plupart des systemes d’exploitation.
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Figure I1.12 : Le systeme V kernel

4.4.1 Le noyau

Le noyau V est composé de trois parties principales : la communication inter-processus ou
IPC, le serveur noyau et le serveur de périphériques. La connexion entre les différents
composants du systeme repose sur la communication permettant ainsi de bénéficier de la trans-
parence du service d’IPC. Le serveur noyau est un pseudo-processus qui implante la gestion des
processus et la gestion de la mémoire virtuelle. Ces services sont accessibles a travers 'TPC. Le
serveur de périphériques est similaire au serveur noyau et offre ’acces aux périphériques a travers
une interface basée sur I’échange de messages, appelé “V 1/0 protocole”.

La communication inter-processus L’interface de communication par messages de V kernel
peut étre comparé a celle de CHORUS. Les messages ont une longueur fixe de 32 octets - ils sont
équivalents aux annexes de message CHORUS - et les processus peuvent donner, en parametre d’un
message, 'acces a un segment de mémoire pour le copier dans ’espace d’adressage du destinataire
- ce qui équivaut a ’envoi d’un corps de message. Les noyaux utilisent un protocole spécifique au
V kernel pour communiquer. La communication est principalement dédiée au mode client /serveur
puisque les primitives de communication sont uniquement synchrones.

Les services de communication de V implantent la notion de groupe de communication. Un

processus peut donc envoyer un message a un groupe de processus. Il est alors en attente tant
qu’au moins un des membres de ce groupe ne lui a pas répondu. Les appels de base concernant
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I’'utilisation des groupes sont équivalents a ceux définis dans CHORUS. Les groupes sont également
utilisés pour connaitre dynamiquement l'identificateur d’un serveur. En effet pour accéder & un
serveur, un processus doit connaitre son identificateur, ce qui n’est généralement pas le cas lors
d’un premier acces (sauf si le serveur est son pére).

Les objets dans V sont désignés par des noms globaux et uniques. Ces noms sont obtenus en
ajoutant a chaque nom d’objet le nom de son serveur. Si un nom n’est pas connu, un message est
diffusé a tous les serveurs possibles pour 'acquérir.

4.4.2 Le serveur noyau

Le serveur noyau est un serveur implanté directement par le noyau. Il offre une interface, accessible
par messages, implantant la gestion des processus et de la mémoire. En fait, ce n’est pas réellement
un processus mais un ensemble de procédures du noyau. En utilisant I'IPC, les processus peuvent
étre controlés a distance par émission de requétes au serveur noyau distant. L’entité d’exécution
décrite dans V se rapproche de celle d’'un processus léger. Ces processus peuvent partager des
espaces d’adressage, ils sont alors regroupés en équipe. La notion d’équipe est équivalente a celle
d’acteur CHORUS ou de tache MACH. A chaque processus est associée une priorité d’exécution.

Le serveur noyau du V kernel offre la possibilité de migrer les processus [TLC85] soit pour
permettre la tolérance aux pannes soit pour implanter un ordonnancement global sur le réseau de
stations de travail. Pour obtenir de bonnes performances les processus ne sont pas migrés des que
la commande de migration est donnée. Leur contexte et leur espace d’adressage est d’abord envoyé
au site destinataire qui alloue les structures nécessaires a la réception du processus. Pendant ce
temps le processus continue de s’exécuter sur le site d’origine. Lorsque le site destinataire a effectué
Iinstallation du processus il recoit une mise a jour des données modifiées, entre temps, par le
processus. Si la taille des données modifiées n’est pas trop importante, le processus est stoppé,
la mise & jour est faite puis le processus est redémarré sur le site destinataire. Cet algorithme
permet de réduire le temps de transfert d’un processus, une analyse en est donnée au chapitre

IV.

Le service de migration de processus a été utilisé pour mettre en oeuvre un équilibrage de charge
sur le réseau de machines. Cette implantation utilise largement la notion de groupe de processus
supportée par le V kernel.

4.4.3 Traitement des exceptions

Le traitement des exceptions et interruptions n’est pas intégré dans le noyau. Lorsque I'exception
ne le concerne pas le noyau oblige le processus générateur de ’exception a envoyer un message
a un serveur d’exceptions. Ce serveur est externe au noyau. Un processus, tel qu'un deboggeur,
peut se déclarer responsable des exceptions d’un autre processus. Ainsi, lorsque le serveur regoit
le message décrivant l'exception il la transmet au processus deboggeur. Ceci permet d’avoir un
traitement minimum pour les exceptions de la part du noyau. Ce mécanisme a aussi été utilisé
pour résoudre les défauts de page d’un processus. Il permet a un processus d’acceder a un segment
de mémoire distant.
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5 D’autres systéemes

5.1 Locus

Le systeme LOCUS est une version distribuée d’'UNIX qui rend le réseau entierement transparent a
l'utilisateur. C’est un systéme a image unique - c’est-a-dire un systeme qui offre a I'utilisateur
la vue d’une machine monoprocesseur virtuelle a partir d’un réseau d’ordinateurs - qui gere
des réseaux de stations de travail. La transparence est supportée méme dans un environnement
hétérogene. Le systeme LOCUS a été développé & UCLA (Los Angeles) a partir d’'un noyau
UNIX qui a été modifié par étapes afin d’y intégrer la répartition. Comme pour le noyau MACH
cette démarche permet d’obtenir une compatibilité au niveau binaire & moindre frais. Le systeme
LOCUS offre des services de tolérance aux pannes. Nous nous sommes principalement intéressés
aux aspects systeme a image unique.

5.1.1 La transparence

La transparence est 1’idée de base et l'originalité du systeme LOCUS. Les applications existantes
(sous UNIX) peuvent s’exécuter sans aucune modification sous LOCUS tout en tirant tout de
méme des bénéfices de la répartition. En effet, la transparence assurée par le systeme permet de
distribuer toutes les ressources utilisées par cette application sans impliquer de problemes d’acces
aux ressources. Par exemple, pour une application standard, il suffit de positionner quelques
parametres de configuration pour qu’une partie de I'application s’exécute sur une machine et
l’autre partie sur une machine différente. Ceci permet d’offrir sans modification un grand nombre
d’outils méme dans un environnement réparti.

Le systeme LOCUS permet également de controler la répartition des données sur le réseau et
les acces aux données, aux périphériques, aux processeurs et aux ressources logiques. Ainsi, tout
en offrant un environnement transparent aux utilisateurs, LOCUS n’empéche pas d’optimiser les
applications en fixant le placement des ressources et des processus. Pour un utilisateur qui ne
veut pas prendre en compte ’éventuelle distribution de ses programmes le systeme LOCUS offre
une interface semblable & celle d’'une machine monoprocesseur. Ainsi les processus operent et
interagissent avec les fichiers et les autres processus a travers le réseau de la méme fagon et avec
le méme effet que localement. En adhérant & cette philosophie, le développement d’applications
réparties est considérablement simplifiée.

L’hétérogénéité des processeurs a été prise en compte par LOCUS. Ainsi, lorsqu’une tache doit
s’exécuter sur un processeur, c’est l'instance du binaire adapté a ce processeur qui est exécutée
automatiquement (a condition qu’elle existe).

5.1.2 La gestion globale de taches

La gestion globale de taches mise en place s’appuie a la fois sur les appels systeme standards
d’UNIX, fork(2) et exec(2), et de nouvelles fonctions offertes par le systeme LOCUS. Ainsi
le systeme implante deux nouveaux appels systéme : I'appel setxsites() agit, a la maniere de
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csite(2) dans CHORUS, sur le site d’exécution du fils du processus et 'appel migrate () permet
de changer de site un processus pendant son exécution.

La répartition de la charge sur le réseau est alors implantée par un processus démon qui observe
la charge du systeme et, si besoin, migre les processus vers des sites moins chargés. Une forme
simple de répartition de charge a été obtenue en exécutant a distance les commandes données a
Iinterpréteur de commande par 'utilisateur.

De méme certaines applications possédant un parallélisme inhérant ont été parallélisées pour
tirer un meilleur parti de la répartition des ressources. Par exemple, la commande make peut
facilement étre exécutée en parallele puisqu’elle est composée de compilations intermédiaires qui
n’interagissent qu’a la fin de leur exécution & travers des fichiers.

5.2 Mosix

Le systeme MOSIX[BW89] a été congu pour gérer des ensembles d’ordinateurs composés aussi
bien de multicalculateurs que de monoprocesseurs ou de stations de travail interconnectées par un
réseau local. Le but du projet est de fournir un systeme unique, offrant une interface compatible
UNIX, sur ce type de machines. La base de départ du projet est un noyau UNIX restructuré afin
de séparer les parties dépendantes de la machine de celles qui ne ’étaient pas. Ainsi I'interface
obtenue est indépendante du processeur géré par le systeme. Il ne s’agit cependant pas d’un
micro-noyau.

Une propriété importante de MOSIX est la possibilité pour le systeme de gérer un grand nombre
de processeurs. Cette propriété est obtenue, d’une part, en s’assurant que les interactions entre
noyaux n’impliquent jamais plus de deux processeurs en méme temps et d’autre part, en limitant
les acces au réseau pour chaque noeud. Ainsi, chaque processeur a une surcharge fixe quelle que
soit la taille du réseau.

5.2.1 Architecture du noyau

Le noyau MOSIX est composé de trois couches :

— La partie basse comprend les procédures qui accedent aux ressources locales telles que les pilotes
de disques ou les structures dépendantes du processeur. Cette couche est étroitement liée au
processeur local et elle ne peut pas faire la différence entre une requéte locale et une requéte
provenant d’un autre processeur. Cette couche connait parfaitement tous les objets locaux au
site, comme les fichiers.

— La partie haute est indépendante du processeur et ne connait pas ’identificateur du processeur
sur lequel elle s’exécute. Son interface offre les appels systeme UNIX standards. Cette couche
connait la localisation de tous les objets qu’elle manipule. Par exemple, pour I'ouverture d’'un
fichier c’est elle qui analyse le chemin d’acces et détermine quel est le site qui gere ce fichier.
Ensuite 'appel est transmis a la couche de communication avec, en parametre, I’identificateur
du site sur lequel la requéte doit étre exécutée.

— Le lieur recoit les appels de la partie haute et détermine si 'appel est local ou distant. Il
transmet ensuite la requéte a la partie basse correspondante.



D’autres systémes 7

Le protocole de communication entre les sites a été concu de maniere a étre sur. En effet, les
informations transmises & ce niveau sont tres sensibles. Les messages sont ordonnés pour chaque
paire de noeuds.

Pour prendre en compte la distribution des fichiers, le systeme de fichiers permet d’établir des
liens entre les machines. Les fichiers sont toujours gérés de fagon locale par rapport au disque sur
lequel ils résident. Un algorithme de ramasse-miette est utilisé pour supprimer les références a un
fichier en cas de panne d’une machine.

5.2.2 Implantation

La version originale de MOSIX, appelée MOS, était compatible avec UNIX version 7. Elle gérait
des PDP-11 interconnectés par un réseau local ProNet-10. Les versions suivantes de MOSIX
ont été développées pour des Vax de Digital et des ordinateurs basés sur des processeurs du
type NS 32000. La version la plus récente de MOSIX gére également des stations de travail
multiprocesseurs.

Conclusion

Les systemes d’exploitation actuellement proposés sur les multicalculateurs sont en général des
systemes minimaux. C’est-a-dire qu’ils offrent un niveau de fonctionnalités réduit, donc un confort
minimum, aux utilisateurs de ce type de machines. Ces systémes d’exploitation implantent prin-
cipalement des primitives de communication et une gestion minimum des noeuds. La gestion des
périphériques et des interactions avec les utilisateurs est assurée par le systeme d’exploitation de
la station maitre. Le multicalculateur est alors utilisé comme un co-processeur puissant connecté
a une station de travail. Les utilisateurs actuels de ce type de machines se contentent de cette
interface car ils ont besoin de fortes puissances de calcul. Cependant d’autres domaines d’ap-
plication pourraient bénéficier des gains de performances que permettent les multicalculateurs.
Pour étendre son utilisation, ce type de machines doit offrir a 'utilisateur un environnement de
programmation et de mise au point dont le confort et la simplicité sont équivalents a un environ-
nement de station de travail. En particulier cet environnement doit s’appuyer sur des standards
pour faciliter le passage d’un type de machines a un autre et 'intégration dans un réseau local.

Dans ce chapitre, nous avons décrit I’évolution des fonctionnalités des systemes d’exploitation.
Nous avons également comparé différents systemes d’exploitations répartis. Cette étude nous
montre que CHORUS/MiX apparait mieux adapté a la gestion d’un multicalculateurs que les
autres systemes que nous avons décrits. Les raisons principales sont sa compatibilité binaire avec
le systeme UNIX standard, sa modularité qui permet de I’adapter a une configuration particuliere
et la transparence de sa communication qui étend l'interface UNIX & la répartition.

Nous pouvons remarquer que les évolutions technologiques du matériel induisent souvent des
changements d’interface dans les systemes d’exploitation, méme si certaines innovations s’averent
également intéressantes dans d’autres contextes. Nous pouvons citer ’apparition des messages
dans les systemes et leur importance grandissante qui va de paire avec le développement des
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réseaux locaux. L’utilisation des processus légers pour les multiprocesseurs a mémoire partagée
est aussi révélatrice de ce type d’interaction. Si nous essayons de projeter ce raisonnement sur les
évolutions récentes du matériel nous pouvons nous interroger sur les nouveautés qu’apporteront les
calculateurs massivement paralleles. En effet ces architectures ont un rapport prix/performances
qui nous permet d’imaginer qu’elles serviront bientot & une gamme plus étendue d’utilisateurs. De
quelle maniere évolueront les systemes d’exploitation pour répondre a ces nouvelles technologies ?



Chapitre 3

Crorus /vix sur multicalculateur

Introduction

Nous avons constaté que les systemes natifs des multicalculateurs proposent un niveau de service
insuffisant pour permettre une utilisation générale de ce type d’ordinateur. Il faut développer
de nouvelles fonctionnalités systemes et une interface standard pour faciliter I’acceptation de ces
multicalculateurs par des utilisateurs non-initiés. Le systéeme CHORUS/MiX a été congu pour
gérer différents types d’ordinateurs : son architecture, qui se compose d’'un micro-noyau et d’un
ensemble de serveurs, lui permet de s’adapter a plusieurs configurations matérielles et le service
de communication transparente du micro-noyau CHORUS, qui supporte I'implantation des ser-
vices standards UNIX le destine plus particulierement aux environnements répartis. Afin d’offrir
les services manquants sur les multicalculateurs, nous avons donc choisi de porter le systeme
CHORUS/MiX sur un iPSC/2[HP91], dans le but d’évaluer l’adéquation des systémes répartis
aux architectures a mémoire distribuée.

Dans la premiere et la deuxiéme partie nous décrivons les principaux problemes qui doivent étre
traités pour adapter un systéme réparti, tel que CHORUS/MiX, sur un multicalculateur. Nous
analysons, dans une troisieme partie, les bénéfices et les lacunes mises en évidence par ce portage,
ce qui nous conduit a spécifier les propriétés souhaitables pour qu’un systeme d’exploitation
satisfasse les besoins des utilisateurs.

1 Portage du micro-noyau CHORUS et de la communication

Comme nous 'avons vu au chapitre précédent le noyau CHORUS/MiX est composé d’une couche
de base (le micro-noyau) et d'un ensemble de serveurs systémes qui implantent une interface UNIX.
Le micro-noyau est, en partie, dépendant du processeur sur lequel il s’exécute puisqu’il gere le
processeur, la mémoire et le réseau. Les serveurs utilisent les services implantés par le micro-
noyau pour mettre en oeuvre les services plus élaborés d’une interface de systeme d’exploitation.
Néanmoins ces serveurs peuvent également étre partiellement dépendants de la machine dans la
mesure ou ils peuvent accéder a des périphériques, au contexte systeme d’une exécution, etc. Le
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portage et 'adaptation d’un noyau CHORUS/MiX se fait donc en deux étapes :

— portage des couches dépendantes de la machine du micro-noyau : gestion des interruptions,
gestion mémoire, acces réseau, etc.
— portage du sous-systeme UNIX sur le micro-noyau.

1.1 Le micro-noyau

Dans notre cas, le travail sur le micro-noyau s’est quasiment limité au chargement du systeme
sur I’ensemble des noeuds puisque les processeurs de base d’un iPSC/2 sont des processeurs Intel
80386, déja supportés par le noyau CHORUS. Seules quelques modifications ont été nécessaires
pour intégrer les particularités de 'IPSC/2. L’annexe 1 explique les modifications qui ont été
réalisées pour porter le micro-noyau sur les noeuds de I'iPSC/2.

Le chargement du systeme d’exploitation pose un probléme aux multicalculateurs actuels. En ef-
fet ceux-ci ne disposent pas systématiquement d’une unité de stockage secondaire. Le chargement
de leur systeme d’exploitation est donc réalisé a partir d’une station maitre : un protocole est
établi entre la station maitre et les sites pour ce chargement. Le chargement de CHORUS peut
généralement étre réalisé au moyen de cet utilitaire. Contrairement aux systémes d’exploitation
monolithiques, le systétme CHORUS/MiX est constitué de plusieurs binaires : le programme d’ini-
tialisation, le micro-noyau et les différents acteurs des CHORUS/MiX. Pour utiliser 'utilitaire de
chargement ’ensemble des binaires doit alors étre regroupé dans une archive de chargement. La
méme archive étant chargée sur tous les sites nous sommes alors obligés de charger tous les ser-
veurs sur tous les sites. Pour permettre le chargement d’archives différentes sur les noeuds d’un
multicalculateur il faudrait que ceux-ci soient indépendants du systeme hote. Une description
plus compléte du travail réalisé pour constituer et charger I’archive binaire sur les noeuds peut
étre trouvée en annexe 1.

1.2 La communication

Le travail d’adaptation de la communication est important pour un multicalculateur du fait de
la forte dépendance des noeuds entre eux : chaque noeud ne dispose pas forcément de toutes
les ressources (disques ou autres périphériques) nécessaires aux exécutions. De ce fait il devra
donc accéder fréquemment au réseau pour satisfaire les requétes de ses clients. Dans ce cas la
communication n’est plus considérée comme une facilité donnée a 1'utilisateur mais plutét comme
une ressource de base du systeme. Son développement est donc tres important.

D’autre part, pour faciliter les échanges entre un réseau externe (tel qu'un réseau local) et le
réseau interne du multicalculateur nous devons permettre la gestion de différents média de com-
munication.

Pour pouvoir faire communiquer les noyaux nous avons du développer un pilote pour le DCM.
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1.2.1 La couche matérielle

Lorsque la carte DCM est correctement initialisée, elle permet ’envoi d’un message d’un noeud
a un autre de fagon transparente (le routage est déterminé statiquement) : il suffit de préciser le
numéro du noeud destinataire a la carte pour qu’elle sache envoyer le message. L’envoi de message
a partir du DCM est asynchrone, c¢’est-a-dire que ’exécution du code peut reprendre avant que
le message soit recu par le destinataire. L’émetteur recoit seulement une interruption des que la
totalité du message a été envoyée; il n’y a pas de protocole de fiabilité qui assure que le message
est bien regu par le destinataire. Notons cependant que ce médium est généralement fiable.

La transmission d’un message est indépendante de 1’état des différents processeurs, c’est-a-dire
qu’un message peut transiter par un noeud dont le processeur est stoppé. Méme si un processeur
est surchargé cela n’induit donc rien sur la transmission du message : celle-ci est uniquement
gérée par les cartes de communication.

A bas niveau, le DCM de I'émetteur agit de fagon synchrone pour réserver un chemin au message
a envoyer : il envoie un message de réservation qui, lorsqu’il lui revient lui assure que le chemin est
disponible et que le DCM distant est prét a recevoir. Lorsque ce chemin est établi, le DCM envoie
le message accompagné d’une trame de terminaison qui libere le chemin. L’utilisateur n’est, pour
ainsi dire, pas limité par la taille du message puisque la taille maximum acceptée par le DCM est
16 Mo., ce qui est la taille mémoire maximum d’un noeud.

Le routage choisi pour aller d'un noeud a ’autre est statique, c’est a dire que pour se rendre d’un
noeud X a un noeud Y, le message utilisera toujours le méme chemin. Le routage statique, dans
le cas d’'un hypercube, est simple a réaliser puisqu’il suffit d’appliquer la fonction XOR entre le
numéro de noeud de I’émetteur et celui du destinataire pour obtenir les directions successives a
emprunter par le message (figure I11.1).

001 Xor 111 =110
Directions empruntées: 100 puis 010

Figure III.1 : Routage entre les noeuds 001 et 111

Dans le cas de I'ilPSC/2, le systéme fournit le numéro du noeud destinataire ainsi que le résultat
de la fonction XOR au DCM. Le DCM, a partir de ce résultat, choisit les canaux a emprunter
dans l'ordre prédéfini. Les contraintes a respecter lors de I’émission d’un message portent princi-
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palement sur I'initialisation des structures décrivant le message. En effet, le systeme doit fournir
deux types de structures pour envoyer un message.

— L’une contient le destinataire du message, ainsi que les directions a utiliser pour l'atteindre.
Elle est destinée au DCM. Ces informations lui servent a établir le chemin entre lui et le DCM
du destinataire.

— L’autre structure décrit les données a envoyer. Elle est destinée au ADMA (controleur de
mémoire élaboré) qui gere la recopie des données entre la mémoire centrale et la mémoire du
DCM. Cet ADMA est capable de transmettre aux tampons du DCM un message, méme si ce
message n’est pas contigu en mémoire centrale. Dans ce cas, les différentes parties du message
sont décrites dans la structure passée au ADMA. L’utilisateur du DCM doit toujours lui fournir
des adresses de mémoire physique.

La réception d’un message est, elle aussi, asynchrone. Pour cette raison, le systeme doit allouer
un tampon - de taille suffisante pour contenir tout le message - a la carte DCM avant la réception
d’un message. Le systeme est prévenu de la réception d’un message par une interruption.

1.2.2 La communication dans CHORUS

L’architecture du service de communication a été congue pour gérer plusieurs types de média et
de protocoles. Le but recherché étant de pouvoir communiquer entre des sites qui font partie de
réseaux différents, connectés entre eux par des passerelles. CHORUS divise les réseaux en deux : les
domaines et les sous-réseaux. Un sous-réseau représente un groupe de sites qui sont connectés
par un méme médium. Dans la figure II1.2, le multicalculateur représente un sous-réseau. Les
domaines sont des groupes de sous-réseaux ou de sites connectés par au moins un médium. Par
exemple la figure II1.2 représente deux domaines : le réseau local de stations de travail et le réseau
a grande distance.

L’implantation de ce service de communication suppose que le routage dans les sous-réseaux est
unique - la communication utilise toujours le méme chemin d’un site a 'autre - et qu'un domaine
supporte des facilités de diffusion - au moins au niveau logiciel. Sur une telle architecture CHORUS
permet ’échange de messages entre sites distants quelque soit le réseau sur lequel ils se trouvent.
Au niveau de 'utilisateur cet échange de message est transparent. Il repose sur une désignation
unique des sites : un identificateur de site est composé d’un numéro de site, d’un identificateur de
sous-réseau et d’'un identificateur de domaine. Néanmoins le service communication ne gere pas
actuellement I'hétérogéneité entre les sites, celle-ci devant étre implantée par les serveurs qui en
ont besoin.

Le service de communication est composé de plusieurs couches indépendantes. Chacune de ces
couches fournit une interface a la couche inférieure pour la réception de message et une interface
a la couche supérieure pour I'envoi de message. Pour optimiser les performances de la communi-
cation ces interfaces sont des adresses de fonctions. Toutes ces couches étant dans le méme espace
d’adressage, une activité du noyau peut exécuter la totalité d’un envoi de messages en appelant
successivement toutes les fonctions, évitant ainsi plusieurs changements de contexte.

L’architecture de la communication CHORUS prévoit que le noyau n’implante pas de protocoles.
La partie implantée par le noyau reste ainsi indépendante du médium : aucun a priori n’est fait
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Figure II1.2 : Exemple de réseau

sur la mise en place et 'architecture du protocole et de la gestion du matériel. Dans la figure I11.3,
cette partie est composée des couches : [IPC CHORUS, unité de fragmentation et gestionnaire de
sites distants. La partie propre au matériel utilisé est adaptable pour permettre d’implanter le
protocole de communication en fonction du niveau de service offert par le matériel. L’implantation
actuelle de la communication CHORUS est réalisée sur un réseau Ethernet. Dans ce cas, la partie
dépendante du matériel, représentée dans la figure I11.3, comprend trois parties : un protocole
(CNP ou CHORUS Network Protocol), un gestionnaire de pilotes de réseau (NDM ou Network
Device Manager) et le pilote de réseau.

L’ITPC CHORUS L’'IPC CHORUS implante les communications distantes synchrones (RPC) et

asynchrones. Les échanges de messages sont gérés sous forme de transactions, c’est-a-dire qu’un

échange de message est considéré comme une unité indivisible : soit il aboutit soit il échoue.

A chaque envoi de message le service de communication acquiert une transaction, qu’il libere

seulement lorsqu’il a atteint le niveau de service associé a la sémantique, c’est-a-dire :

— des que le message est délivré au pilote, lorsqu’il s’agit d’IPC asynchrones, car le systeme ne
donne aucune garantie sur I’envoi d’un message asynchrone,

— apres avoir déposé la réponse au message sur la porte émettrice, s’il s’agit d’'un RPC, car dans
ce cas le systeme garantit la fiabilité de ’échange.

L’TPC CHORUS est également responsable de la localisation des portes. C’est lui qui implante

la sémantique liée a la transparence de 1’échange de messages. Il gere un cache dans lequel il
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Figure II1.3 : Structure de la communication distante dans CHORUS

mémorise la localisation des portes qu’il connait. Ces enregistrements ne sont que des indications
dans la mesure ol les portes peuvent migrer. Lors d’une émission distante I'IPC envoie d’abord
a la porte contenue dans le cache. Si I'envoi n’aboutit pas ou si la porte n’est pas dans le cache
une demande d’informations est diffusée sur le réseau. Les portes localisées sont mémorisées dans
le cache.

Lorsque le message est prét a étre envoyé I'IPC appelle la fonction d’envoi de I'unité de fragmen-
tation.

L’unité de fragmentation Les données contenues dans un message CHORUS ont une taille
inférieure & 64 Ko. L’unité de fragmentation est chargée de couper les messages en trames a
I’émission et de les reformer a la réception. La taille de page gérée par le processeur local sert
généralement d’unité de fragmentation ce qui permet d’améliorer les performances en utilisant
les services offerts par la mémoire virtuelle.

Pour I’envoi de chaque trame 1'unité de fragmentation fait appel aux services du gestionnaire de
sites distants. Pour cela elle utilise deux modes : régulé et non-régulé permettant de faire ou de
supprimer le contréle du flux d’émission des données.

A la réception, le gestionnaire de site distant possede les données. Si il a besoin du tampon dans
lequel se trouvent les données il peut alors demander a I'unité de fragmentation de recopier le
message chez elle. Sinon elle est chargée de reformer le message a partir des trames qu’elle regoit.
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Le gestionnaire de sites distants Le gestionnaire de sites distants (RSM) est chargé du
routage des trames et du choix du protocole auquel les trames sont délivrées. Il est composé :

— d’un routeur qui doit déterminer le protocole a utiliser en fonction de la porte destinatrice
et I’adresse réseau qui doit étre utilisée par le protocole. Le routeur possede une table dans
laquelle il mémorise les points d’entrée des protocoles. C’est le routeur qui invoque les autres
composants du RSM puis qui délivre le message au protocole.

— d’une unité de résolution d’adresse qui détermine les protocoles a utiliser. La diffusion d’un
message utilise parfois plusieurs protocoles en particulier sur un site qui forme la passerelle
entre deux réseaux. L’unité de résolution maintient un cache qui mémorise la correspondance
entre une adresse et un protocole. Si l'adresse accédée n’est pas dans le cache, 'unité de
résolution d’adresse la demande a tous les protocoles auquel elle appartient.

— d’une unité de routage qui détermine, a partir de I’adresse CHORUS, 'adresse réseau du pro-
chain destinataire. Par exemple il détermine ’adresse Ethernet a partir du numéro de site ou
I’adresse de la passerelle si le destinataire est connecté a un autre réseau. Si le site est accessible
localement ’adresse obtenue sera celle du site destinataire sinon ce sera celle de la passerelle
vers l'autre réseau.

— une unité d’administration du réseau qui est chargée d’initialiser la configuration des protocoles
et des pilotes qui doivent étre utilisés. Elle fixe également le numéro CHORUS du site local.

Le protocole Un protocole est dépendant du médium, il est attaché a un ou plusieurs pilotes de
réseau a travers le gestionnaire de pilote du réseau. C’est le protocole qui est chargé d’implanter
la diffusion sur le médium si celui-ci ne posséde pas d’adresse physique de diffusion. Certains pro-
tocoles devront mettre en place un redécoupage en trame de plus petites taille, gérer la diffusion,
etc. Dans ce cas le découpage en un protocole, un gestionnaire de pilote du réseau et un pilote se
justifie pleinement pour bien fixer les différentes couches du service de communication. Par contre
certains réseaux de communication offrent déja des fonctionnalités de haut niveau, dans ce cas le
protocole est quasiment vide et il peut étre regroupé dans un méme serveur avec le pilote (figure
I11.3).

CHORUS implante son propre protocole (CNP ou CHORUS Network Protocole) pour les réseaux
du type Ethernet. Ceci lui permet d’étre mieux adapté aux besoin du noyau. Cette architecture
permet I'intégration de protocoles standard tels que IP[Com88] ou encore de protocoles implantant
des fonctionnalités supplémentaires telles que celle du X-kernel[PR91] ou d’Isis[BSS91b].

Le gestionaire des pilotes du réseau Le role du gestionnaire des pilotes du réseau est de
fournir une interface générique et fixée a partir du pilote de périphérique. Un NDM peut gérer
plusieurs pilotes a la fois dans la mesure ou ces pilotes accedent au méme type de médium. Par
exemple, s’il existe plusieurs cartes gérant des cables Ethernet, un NDM peut accéder a deux
pilotes gérant ces cables.

L’interface des différentes couches de communication Pour des raisons de performance
c’est, en général, une activité du noyau qui exécute la totalité de ’envoi du message. Par contre,
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si les structures nécessaires a 1’envoi ne sont pas disponibles le noyau met le message en attente
et c’est une activité du RSM qui sera chargée d’envoyer le message. De cette facon, on évite
un changement de contexte a chaque changement de serveur. Le noyau accede au code de la
communication tout en restant totalement indépendant du code et des données des serveurs
de communication - c’est-a-dire qu’il n’y a pas d’édition de liens entre le code du noyau et le
code de la communication. Au moment de l'initialisation des serveurs de communication chaque
couche échange, avec la couche supérieure, l'adresse des fonctions qui peuvent étre utilisées.
Puisque tous ces serveurs partagent le méme espace d’adressage systeme, ils peuvent utiliser les
fonctions offertes par un autre serveur. Ainsi, une activité du noyau désirant envoyer un message
appellera successivement toutes les fonctions des différents serveurs jusqu’aux traitements les plus
bas. Réciproquement, la réception d’un message oblige une activité du gestionnaire de réseau a
exécuter les fonctions des couches supérieures.

Dans le cadre de cette spécification, ’architecture des couches de communication est adaptable
aux besoins de la machine sur laquelle elle est implantée.

1.2.3 La gestion de la communication sur I'iPSC/2

D’une maniere générale, la communication dans les machines paralléles a mémoire distribuée subit
des contraintes spécifiques, par rapport aux stations de travail interconnectées, dans la mesure ou
les media utilisés n’ont pas les mémes caractéristiques. Ainsi les possibilités de blocage dans un
réseau de type hypercube ou grille doivent étre supprimées pour assurer un bon fonctionnement.
Par contre elles sont quasiment inexistantes sur les réseaux de type bus ou anneau qui caractérisent
les réseaux locaux. D’autre part, les protocoles de communication doivent prévenir la famine et
garantir I’équité de l’accés au réseau par tous les noeuds. Dans le cas de I'iPSC/2 nous devons
ajouter les raisons suivantes :

— Chaque site ne disposant pas d’un disque et d’un terminal, il doit acceder aux sites distants
lorsqu’il a besoin d’un de ces services. Pour cette raison les performances de la partie commu-
nication du systeme vont avoir une incidence sur le comportement de tout le systeme.

— les performances sont également cruciales pour 1'utilisateur qui écrit a priori des applications
paralleles adaptées a ’architecture de cette machine. Lors de la conception de ses programmes,
il doit pouvoir compter sur une mise en place d’'une communication fiable et performante.

— le médium de communication est différent : il offre une grande fiabilité ainsi qu'une bande
passante supérieure & celle d’un réseau local. Dans le cas de I'iPSC/2, le routage est pris en
charge par la couche matérielle. Le non blocage de la communication est garanti par le routage.

Il est donc tres important d’avoir de bonnes performances en communication. L’intérét de ’archi-
tecture standard de communication CHORUS est qu’elle laisse au concepteur de la communication
suffisamment de liberté pour réaliser une implantation adaptée a la spécificité de I’architecture
concernée. Dans le cas de I'iPSC/2, il se trouve que nous n’avons pratiquement pas besoin de
protocole ni de gestionnaire de réseau dans la mesure ou le médium est considéré comme fiable
et que le code de gestion du réseau est simple. Le RSM n’est pas non plus nécessaire car nous
nous limitons & un seul protocole, celui de la communication inter-noeuds. Pour optimiser les
communications sur I’hypercube nous avons donc réuni en un seul serveur - appelé gestionnaire
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de communication - ’ensemble des composants implantant la communication.

L’interface avec le noyau Notre serveur de communication (figure III1.4) est accédé par le
noyau, pour envoyer un message au travers de la fonction sendData(). A la réception d’un message
le serveur utilise la fonction recvData() du noyau. Comme dans le cas général, le gestionnaire de
communication de 'iPSC/2 déclare, au moment de I'initialisation du systeme, I’adresse a laquelle
le noyau peut l'appeler, c’est-a-dire celle de la fonction sendData() et regoit, en retour celle a
laquelle il peut appeler le noyau, c’est-a-dire celle de la fonction recvData(). De cette fagon, c’est
directement l’activité du noyau qui envoie le message, en utilisant les ressources du serveur de
communication, ce qui évite de changer d’activité a chaque envoi de message. Ceci est possible
car le serveur de communication, comme le micro-noyau, se trouve dans l’espace d’adressage
systeme. Nous obtenons ainsi de meilleures performances en évitant les changements de contexte
entre deux activités. De méme pour la réception c’est le serveur de communication qui exécute
les traitements du noyau pour délivrer les messages.

La fonction sendData() du gestionnaire de communication utilise trois parametres : ’adresse des
données a envoyer, leur taille et un indicateur. Cet indicateur permet au gestionnaire de commu-
nication de savoir si les données a transmettre doivent étre copiées dans un tampon intermédiaire
avant d’étre envoyées sur le réseau ou si ces données peuvent étre prises directement dans ’espace
d’adressage de I’émetteur.

La fonction recvData() est implantée par le noyau. Le gestionnaire de communication, lors de
lappel de recvData(), passe en parametre au noyau ’adresse a laquelle se trouvent les données
ainsi que leur taille. Le noyau garantit que le tampon du gestionnaire de communication utilisé
pour mémoriser les données du message recu peut étre libéré au retour de I'appel de la fonction
recvData.

Structure et ressources du gestionnaire de communication Le gestionnaire de commu-
nication de I'iPSC/2 est un acteur indépendant du noyau. Comme tout acteur CHORUS il est
créé avec un espace d’adressage, une activité et une porte.

Ce serveur possede plusieurs activités pour permettre le traitement simultané de plusieurs mes-
sages : lorsque l'activité courante est mise en attente d’une ressource, une autre activité traite les
messages en attente.

Le serveur gere un ensemble de tampons alloués dans une région de son espace d’adressage.
Tous ces tampons sont de la méme taille. Pour faciliter leur gestion, le serveur alloue pour chacun
d’eux une structure qui les décrit (adresse virtuelle et adresse physique). Cette structure peut étre
chainée dans une liste des tampons libres afin de faciliter I’allocation au moment de la réception
d’un message. Ces tampons sont utilisés par le DCM pour la réception des messages, puisque
celui-ci doit, avant la réception, connaitre ’espace mémoire dans lequel il écrira le message regu.
Ces tampons servent aussi a recopier les messages lors de ’émission lorsque cela est nécessaire.

Le serveur de communication utilise une mini-porte et un ensemble de mini-messages pour mettre
en place la réception des messages, en particulier pour permettre de différer le traitement des
interruptions.
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Figure II1.4 : Structure du gestionnaire de communication

Pour se faire connailtre aux autres serveurs et plus particulierement du noyau, le serveur utilise
un groupe de portes dont le nom est fixé statiquement.

Traitements effectués par le serveur de communication Il n’y a pas, a proprement parler,
de protocole permettant de communiquer entre deux noeuds. Le serveur de communication se
contente d’ajouter une entéte minimum au message que le noyau lui transmet. Cette entéte ne
contient que la taille et le type du message. Le serveur de communication prévoit 1’envoi de
messages d’une taille maximum équivalente a la taille d’'une page de mémoire physique : cette
limitation arbitraire doit permettre de ne pas réserver la bande passante du réseau a un seul
utilisateur. En effet un DCM se connecte au noeud destinataire avant d’envoyer un message : il
réserve les liens qui le relie a ce noeud pour ’envoi du message. Ces liens, utilisés lors de ’échange,
sont indisponibles pour les autres utilisateurs. Puisque le routage est statique cela signifie que
les autres messages désirant utiliser ce lien sont bloqués tant que le message n’est pas transmis.
Le flux des messages est régulé en découpant les messages en trames, permettant un acces plus
équitable au réseau.

Le serveur de communication implante trois traitements : I'initialisation du serveur, la réception
de messages et I’émission de messages.

(1) L’initialisation :

L’initialisation du serveur consiste en :

— la connexion des fonctions de traitement des interruptions du DCM en utilisant les primi-
tives CHORUS telles que svltConnect. En fait, le serveur de communication ne gere que
deux interruptions : l'interruption d’émission qui prévient que le message a été envoyé
sur le médium et U'interruption de réception qui annonce la réception d’'un message.

— Tallocation de la région de mémoire dans laquelle seront alloués les tampons. L’activité
procédant a I'initialisation coupe la région mémoire en tampons de taille fixe. Pour chaque
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tampon elle calcule son adresse physique, géneére la structure qui le décrit et la place dans
la liste des tampons libres.

— linitialisation des activités chargées de la réception.

— la création de la mini-porte et I'initialisation des mini-messages.

— l'insertion de la porte du serveur dans le groupe statique prévu a cet effet.

Une fois I'initialisation terminée, 1’activité communique avec le noyau pour lui donner :
— le numéro de site,
— D’adresse de la fonction sendData qui permettra au noyau d’envoyer des messages.

Lorsqu’elle a terminé ce traitement, ’activité d’initialisation se détruit.
L’émission de messages :

Lors de I’émission d’un message (figure II1.5), deux cas se présentent. L’activité du noyau
exécutant 'envoi de message étant en mode protégé, si le message provient d’un autre
serveur, il n’y a pas de probléeme car il se trouve en espace systeme : l'activité du noyau
a donc le droit d’écriture sur cet espace. Par contre, si le message est situé dans l'espace
utilisateur, ’activité du noyau ne pourra pas 'accéder. Dans ce cas, le message devra étre
recopié dans la mémoire du serveur de communication. C’est dans l'indicateur passé en
parametre de la fonction sendData que le noyau précise si le message doit étre recopié dans
la mémoire du serveur de communication ou s’il peut étre directement utilisé.

Si ( mode == protégé )
vérifier que le message est contigu
Si ( contigu )
former le descripteur en une partie

Sinon
former le descripteur en deux parties
fSi
Sinon
copie du message dans un tampon
utiliser le descripteur du tampon
fSi

envoyer le message
attendre interruption de fin d’envoi

Figure II1.5 : Algorithme d’envoi d’un message

Puisque le DCM travaille avec des adresses physiques le systeme doit s’assurer, avant d’en-
voyer un message, qu’il est contigu en mémoire physique. Lorsque ce message est recopié
dans la mémoire du serveur il 'est dans un tampon alloué de telle sorte qu’il soit contigu
en mémoire physique. Dans ce cas, il n’y a pas de probleme : ’adresse du tampon est
transmise au DCM. Dans les autres cas, le message ne pouvant dépasser la taille d’une page
de mémoire, il sera au plus en deux parties contigues en mémoire physique. La structure
passée au ADMA contiendra alors leurs deux adresses.

Une fois que la structure décrivant le message est initialisée, elle est transmise au DCM pour
qu’il effectue ’envoi. Pendant ce temps ’activité du noyau se met en attente de la réception
de l'interruption d’émission. Lorsque cette interruption a eu lieu ’activité retourne a ses
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traitements dans le noyau.

(4) La réception de messages :

Pour la réception (figure II1.6) toutes les activités du serveur de communication sont en at-
tente derriere une mini-porte. Lorsque le DCM regoit un message il envoie une interruption
au processeur. La fonction connectée a cette interuption lors de l'initialisation du serveur
de communication alloue immédiatement un tampon pour que la réception d’un nouveau
message puisse étre effectuée le plus tot possible. Elle envoie ensuite un mini-message conte-
nant les références du message regu sur la mini-porte du serveur prévue a cet effet, puis
rend immédiatement la main au systeme.

Traitement de l'interruption de réception:

former le mini-message
allouer un nouveau tampon de réception

Traitement de la réception:

tant que (1)
attendre un message sur la mini—-porte
lire 'entéte du message
donner le message au noyau

fin tantque

Figure II1.6 : Algorithme de réception d’un message

Ce mécanisme permet au systeme d’effectuer un minimum de traitements lors de I'interrup-
tion, réduisant ainsi le temps pendant lequel les autres interruptions sont masquées. Lorsque
le mini-message arrive sur la mini-porte du serveur, une de ses activité est réveillée. Elle
appelle la fonction recvData - en lui passant en parametres les informations contenues dans
le mini message - du noyau qui va délivrer le message a son destinataire.

Performances de la communication Nous avons comparé les performances de débit obtenus
par notre gestionnaire de communication a celles obtenues sur le systeme NX. La comparaison
et I'analyse de ces performances sont données en annexe B. Cette analyse nous permet d’obser-
ver une dégradation des performances dans notre implantation de la communication par rapport
au systeme NX/2. Nous donnons deux explications a cette dégradation : en premier le niveau de
service et de confort offert par CHORUS est supérieur a celui de NX/2 (NX/2 n’offre aucune trans-
parence ni possibilité de localisation) et en deuxiéme notre implantation est une expérimentation
qui n’a pas été optimisée.

Cette premiere étape de portage du systeme d’exploitation CHORUS/MiX sur I'iPSC/2 nous
montre que le micro-noyau ne pose pas de probléeme particulier pour étre porté sur une plateforme
du type multicalculateur. Au contraire, le peu de modifications réalisées dans le micro-noyau pour
Padapter a 'iPSC/2 nous font supposer que celui-ci serait bien adapté & ces architectures.



Portage du micro-noyau CHORUS et de la communication 91

1.2.4 La communication entre la station maitre et les noeuds

Pour mettre en place la gestion des fichiers et des périphériques, nous avons développé la com-
munication entre la station maitre et les noeuds du multicalculateur.

1. Le protocole NX
Nous décrivons rapidement le protocole utilisé pour échanger des messages dans le systeme
NX :

— si la taille du message est inférieure a 100 octets le systéme envoie le message directement
au destinataire sans accord préalable. A cet effet chaque noeud posseéde un ensemble
de tampons de 128 octets - cela correspond a la taille maximum du message et de son
entéte. Les tampons sont attribués par noeuds, chaque noeud en possede un nombre
fixe : ces tampons déterminent le nombre de messages en provenance des autres noeuds
de I’hypercube autorisés a étre recus par le noeud concerné. Pour gérer ces tampons
chaque noeud possede le compte des tampons libres qui lui sont réservés sur les autres
noeuds et le compte des tampons qu’il réserve aux autres noeuds. Ces compteurs sont
mis a jour a chaque échange de messages entre deux noeuds : le systeme NX inclut dans
I’entéte du message le nombre de tampons qu’il a libéré depuis le dernier envoi en faveur
du destinataire. Le systeme utilise aussi des messages spéciaux prioritaires permettant de
signaler la libération des tampons lorsque 1’échange de messages se fait principalement
dans un sens. La réception de ces messages spéciaux ne nécessite pas de tampons car ces
messages sont immédiatement interprétés par le systeéme.

— si la taille du message est supérieure a 100 octets le systeme NX envoie un message spécial
demandant au destinataire de réserver la place mémoire correspondant au message a
envoyer. Lorsque le noeud récepteur est prét, il envoie un message de réponse pour donner
son accord. A la réception de ce message le noeud initiateur de la communication envoie
le contenu du message.

Lorsque 'utilisateur veut envoyer un message a un noeud (y compris la station maitre) il
donne le numéro du noeud auquel il fait 'envoi ainsi que le PID du processus destinataire.
Puisque les processus ne peuvent pas se déplacer ils sont identifiés a ’aide de ces deux
identificateurs. Contrairement au processus UNIX, les processus NX fixent eux-mémes leur
PID. Puisqu’'un noeud est toujours alloué a un seul utilisateur il n’y a pas de risque de
collision.

Les messages NX sont typés pour différencier les messages spéciaux des messages classiques.
L’entéte d’'un message NX contient : le noeud destinataire, le PID du processus destinataire,
le noeud émetteur, le PID du processus émetteur, le type du message, la taille des données,
etc.

2. L’implantation de la communication avec la station maitre
Le matériel (DCM) permet P'acces direct de tous les noeuds a la station maitre (SRM). La
communication avec le SRM nécessite I'utilisation d’un protocole différent de celui qui est
utilisé entre les noyaux CHORUS. Il est donc possible de charger sur chaque noeud le code
de simulation du protocole pour permettre I’envoi de messages au SRM. Cependant le SRM
est principalement utilisé pour la gestion des périphériques. L’acces simultané de plusieurs
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noeuds aux structures du SRM impliquerait de gérer la concurrence d’acces. D’autre part le
débit de la ligne DCM qui accede au SRM n’est pas tres élevé, celle-ci formant rapidement
un goulet d’étranglement. Nous ne pouvons donc pas attendre de meilleures performances
d’un acces multiple au SRM. Nous avons choisi un acces depuis un seul noeud.

— Les structures du serveur de communication :
La communication avec la station maitre n’a pas été implantée de la méme maniere que
la communication inter-noeuds. Comme les données peuvent étre envoyées directement -
car le site destinataire est fixé - nous n’avons pas besoin de faire appel aux services de
localisation ou de fragmentation du noyau. En effet, les utilisateurs voulant communiquer
avec le frontal ne s’adressent pas au noyau pour effectuer leurs échanges de messages
mais directement & une porte spécifique du serveur de communication. Les messages qui
arrivent sur cette porte sont destinés a la station maitre. Le traitement de ces messages
est réalisé par plusieurs activités dédiées du serveur de communication.
Les activités du serveur de communication gérant les échanges avec le frontal partagent
leurs données avec celles implantant la communication avec les noeuds puisqu’elles sont
dans le méme serveur. Elles regoivent les messages dans les mémes tampons. Puisque le
tampon doit étre alloué avant la réception il n’est pas possible de savoir si le message qui
sera recu provient des noeuds ou du frontal. Une nouvelle mini-porte est donc allouée au
serveur de communication pour gérer la réception des messages en provenance du frontal.
Pour simuler le protocole NX, le serveur possede les compteurs nécessaires a la gestion
des tampons du frontal. Par contre le serveur ne gére pas lui-méme de tampons au sens
protocole NX, il ne fait que simuler en tenant a jour les compteurs concernant la station
maitre et le noeud 0 uniquement.

— Les traitements :
Au moment de son initialisation le serveur de communication connait le numéro du site
sur lequel il s’exécute. Si il est sur le site 0, il initialise une activité supplémentaire. Cette
activité va allouer les structures nécessaires & la communication avec la station maitre
puis se mettre en attente sur la porte qu’elle vient de créer. Contrairement au traitement
effectué pour la communication inter noeuds, cette activité ne crée pas immédiatement les
autres activités destinées a la communication avec la station maitre. Le protocole utilisé
est le suivant : un acteur qui veut utiliser la communication avec la station maitre doit
d’abord demander au serveur de communication de lui créer une nouvelle activité pour
gérer cette communication et de lui donner une porte sur laquelle il pourra envoyer ses
requeétes.
Pour générer ’entéte du message a envoyer a la station maitre le serveur de communica-
tion a besoin du PID du processus auquel il envoie le message. Ce PID doit étre précisé
par I'acteur client du service de communication avec la station maitre. Ceci permet a ’ac-
teur de fixer lui-méme le processus auquel il veut accéder, et donc le type de service dont
il veut profiter. C’est aussi la raison pour laquelle chaque client doit utiliser une activité
séparée : il est ainsi assuré de ne pas mélanger ses données avec celles d’un autre client.
De plus, cette communication est entierement synchrone pour simplifier les problemes de
gestion des tampons, numéro de messages dans I’entéte, etc.
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Figure II1.7 : Structure de la communication sur le noeud 0

| message CHORUS|

Pour I’émission et la réception de messages le serveur procede de la méme maniere que
pour la communication avec les noeuds en utilisant une mini-porte. C’est dans le traite-
ment de I'interruption de réception que le serveur fait la différence entre les messages en
provenance des noeuds et ceux émis par la station maitre : ’entéte du message possede
un champ donnant le numéro du site émetteur. Lorsque le message regu est une demande
d’autorisation d’envoi d’un long message, le serveur envoie immédiatement son accord a
la station maitre.

3. La gestion de la communication sur la station maitre
Ce sont des processus UNIX, s’exécutant sur la station maitre qui recoivent les messages
envoyés depuis les noeuds, les traitent et renvoient la réponse a la requéte recue. Les pro-
cessus de la station malitre utilisent les primitives NX de communication pour 1’émission
et la réception de leurs messages. L’utilisation de plusieurs processus sur la station maitre
permet de simuler un comportement multi-utilisateur et donc de valider nos hypotheses.

La simulation du protocole NX a été assez délicate, de ce fait I'implantation que nous en
avons fait n’est pas complete. Par exemple nous ne sommes limités a ’envoi de messages
courts (inférieurs a 100 octets) a la station maitre. Par contre les fonctionnalités que nous
utilisons sont fiables.
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2 Portage de CHORUS/Mix

Le micro-noyau seul n’offre pas une interface de systéme d’exploitation compleéte dans la mesure
ou il ne gere que le processeur, la mémoire et le réseau. Pour offrir une interface de plus haut
niveau nous avons di porter les serveurs du sous-systéme UNIX au-dessus du micro-noyau. En
fait, il n’y a pas de probleme particulier concernant le portage des serveurs eux-mémes dans la
mesure ou ils utilisent principalement la base offerte par le noyau pour mettre en place leurs
services. Les développements imposés par le portage du sous-systeme proviennent principalement
des différences d’architecture entre un multicalculateur et un réseau de stations de travail.

2.1 Choix des périphériques

Comme beaucoup de multicalculateurs 'iPSC/2 ne posséde pas un disque et un terminal par
noeud. Ceci tendrait & empécher I'implantation d’un systeme UNIX traditionnel qui nécessite 1'uti-
lisation d’une console par site. Dans ce cas, un systéme réparti multiserveurs tel que CHORUS/MiX
est plus & méme de supporter un tel environnement puisqu’il peut étre configuré en fonction des
caractéristiques d’un site. Par exemple, I’architecture de I'’hypercube impose de configurer le
systeme de maniere a éviter de charger sur les noeuds du code inutile tel que celui de la gestion
du disque. Par contre I'implantation d’une interface de systeme d’exploitation qui soit générale
implique d’offrir a I'utilisateur des facilités d’acces a des fichiers et &, au moins, un terminal. Par
exemple, un processus UNIX dépend toujours d’un terminal de controle et de I'exécutable dont
il est issu. Ces problemes sont traités ici pour I'iPSC/2 mais la similitude de configuration avec
nombre de multicalculateurs nous permet de supposer que les réalisations doivent étre applicables
a d’autres configurations comme d’autres types de multicalculateurs.

Pour implanter la gestion de fichiers et des terminaux nous avons les possibilités suivantes :

— utiliser un disque et un terminal directement connecté a un noeud du multicalculateur. Cette
solution n’est pas toujours envisageable puisque certains multicalculateurs ne disposent pas de
disque ou de console autres que ceux de la station maitre.

— utiliser le disque et la console de la station maitre. En profitant des services de communication
entre un noeud et la station maitre.

Nous avons utilisé la seconde solution du fait de la configuration de notre iPSC/2. Néanmoins, la
volonté des constructeurs de réaliser des machines sans station maitre - mais avec les périphériques
nécessaires - permettra I'implantation plus fréquente de la premiere solution qui serait mieux
adaptée a notre objectif.

2.2 La configuration de CHORUS/MiX sur I'iPSC/2

Pour les multicalculateurs, 'intérét majeur du systeme CHORUS/MiX est la possibilité de confi-
gurer le systeme d’exploitation en fonction des ressources disponibles sur le site. Cette propriété
est due a 'implantation multiserveurs du sous-systeme UNIX et au fait que les interactions entre
serveurs sont basées sur I’échange de message CHORUS (IPC). Puisque I'IPC permet d’accéder
a un destinataire distant de fagon transparente, il permet également aux serveurs qui l'utilisent
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d’accéder aux ressources de fagon transparente. En particulier le gestionnaire de processus (PM),
qui traite les appels systéme des processus (figure II1.9), peut accéder de fagon transparente aux
ressources utilisées par le processus. Ainsi, sur un noeud qui ne possede pas de disque il est
possible de ne pas charger le code du systeme qui correspond a la gestion du disque. La place
mémoire du noeud, disponible pour les applications, est ainsi préservée. Notons en effet que 1’es-
pace réservé aux applications est précieux dans la mesure ol une application qui manque de place
va entrainer le déchargement sur un disque distant (donc colteux d’acces) d’autres applications
puis leur rechargement lorsqu’elles devront étre exécutées. Le gain de place mémoire permet donc
également un gain de temps d’exécution. La possibilité de configurer le systeme en fonction des
ressources est donc un bénéfice apporté par CHORUS/MiX.

Le micro-noyau et la communication Le systéme peut étre configuré de fagon a offrir
différents niveaux de service. Le niveau minimal est constitué du micro-noyau et du serveur
de communication. En effet, afin de supporter 'exécution des applications ou des serveurs et
la communication entre sites nous avons besoin d’un micro-noyau par site. Par contre, il n’est
pas nécessaire de charger des serveurs sur les sites devant exécuter des applications utilisant
uniquement les appels systeme CHORUS(c’est par exemple le cas des applications temps réel)
Notons que ces applications peuvent tout de méme accéder aux serveurs du sous-systeme UNIX
par échange de message plutot que par appels systeme.

Le sous-sytéme UNIX Chaque noeud offrant une interface UNIX doit charger un gestionnaire
de processus (PM). En effet, dans le sous-systeme UNIX, c’est le PM qui implante les appels
systeme : lorsqu’un processus exécute un déroutement pour accéder aux ressources du systeme,
le traitement est effectué par le PM. La requéte peut alors étre redirigée vers le serveur concerné,
en fonction de son type.

La configuration matérielle désigne le noeud 0 comme une passerelle vers le réseau local sur
lequel est connectée la station maitre (SRM). Il est donc logique d’implanter le protocole (NX)
de communication avec le SRM uniquement sur le noeud 0. Suivant les caractéristiques de la
communication mise en place entre une station maitre et le multicalculateur, le protocole de
communication entre les deux machines sera placé sur le noeud site directement connecté a la
station maitre.

Lorsqu’un seul noeud implante la communication avec la station maitre et que cette connexion
est utilisée pour mettre en place la gestion des périphériques il est raisonnable, pour des raisons
d’efficacité, que le gestionnaire de fichiers (FM) se trouve également sur ce noeud qui peut alors
étre considéré comme un noeud d’entrée/sortie. De cette maniére, la charge d’exécution d’autres
applications n’influence pas sur la gestion des fichiers.

Cette configuration du systeme d’exploitation sur le multicalculateur montre que les instances du
systeme ne peuvent étre considérées comme plusieurs entités s’exécutant sur des sites différents
mais bien comme une seule entité dont les parties cooperent pour implanter 'unicité du systeme.
Le systeme d’exploitation adapté aux multicalculateurs est donc différent de celui des stations de
travail qui doivent, pour remplir leur role, étre indépendantes les unes des autres, méme si elles
autorisent I’acces aux ressources qu’elles gerent.
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Noeud 3
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UNIX
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@ Noeud 0 Noeud 1

Figure II1.8 : Configuration des serveurs sur 1'iPSC/2

L’interface utilisateur Sur une station de travail le gestionnaire de processus exécute, a I'ini-
tialisation, un interpreteur de commande, appelé shell, qui permet d’obtenir 'interactivité avec
I'utilisateur du systeme d’exploitation. Sur un multicalculateur il n’est pas intéressant d’exécuter
un shell par noeud & l'initialisation. D’une part car les shells utilisent des terminaux de controle,
qui sont différents sur un réseau de stations de travail ou chaque site possede son propre terminal,
mais qui est unique sur un multicalculteur. Ce terminal est utilisé pour lire les instructions de
I'utilisateur ce qui peut créer des problemes dans la mesure ot chaque shell lit les mémes instruc-
tions. D’autre part, commander indépendamment chaque noeud au moyen de son shell est assez
fastidieux pour I'utilisateur des que le nombre de noeuds dépasse la dizaine. Ces constations nous
ont conduit a ne créer, a l'initialisation, qu’un seul shell pour le multicalculateur. L’utilisateur
peut ensuite, a sa convenance, en créer de nouveaux qui utilisent des terminaux virtuels. Dans
notre implantation un shell est lancé sur le noeud 1 au moment de I'initialisation. Les gestionnaires
de processus des autres sites se mettent simplement en attente d’exécution.

2.3 Le gestionnaire de processus

Nous parlons peu du portage du gestionnaire de processus car il est trés réduit. La seule modifi-
cation que nous ayons fait est d’empécher les gestionnaires de processus qui se trouvent sur des
sites autres que le noeud 0 de faire appel au programme /etc/init apres leur initialisation. De
cette maniere, ces gestionnaires de processus n’exécutent pas le shell mais se mettent en attente
d’une commande d’exécution émise par un noeud distant.

Le gestionnaire de processus ne s’exécute pas sur le noeud 0.
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2.4 Le gestionnaire de fichiers

Nous n’avons pas porté le DM sur ’hypercube, aussi le gestionnaire de console est encapsulé
dans le gestionnaire de fichiers. Chaque fois qu'un périphérique est ouvert (disque ou tty) le
systeme crée, dans le serveur de communication, une nouvelle activité qui va prendre en charge
la communication avec ce périphérique.

2.4.1 La gestion des fichiers

A partir de la communication entre la station maitre et le multicalculateur, il existe deux possi-
bilités pour implanter une gestion des fichiers compatible UNIX :

(1) la premiere solution consiste a faire tout le traitement relatif aux fichiers sur la station
maitre. Le gestionnaire de processus peut envoyer ses requétes a la station maitre plutot
qu’a un serveur de fichiers. C’est ce qui se passerait effectivement si la station maitre était
gérée par CHORUS/MiX. Dans notre cas, il faut développer un processus qui s’exécute
sur la station maitre et qui est capable de répondre aux requétes envoyées par le serveur
en utilisant les primitives UNIX de gestion des fichiers. Notre but étant de montrer la
potentialité de CHORUS/MiX & développer un systéme UNIX dédié aux multicalculateurs il
nous semble plus intéressant de porter également le gestionnaire de fichiers sur les noeuds
puisque nous voulons tester les capacités du systeme a offrir une interface d’ordre général
sur le multicalculateur.

(2) la seconde solution consiste & porter le gestionnaire de fichiers sur un noeud. Par rapport
a un gestionnaire de fichiers traditionnel nous devons extraire le code du pilote de disque
tout en maintenant le maximum de code de gestion des fichiers sur le noeud [Arm91]. Cette
solution consiste & encapsuler les requétes du gestionnaire de fichiers au pilote de disque
dans des messages. Ces messages sont envoyés a la station maitre ou le processus, qui tient
lieu de pilote de disque, est chargé de les traiter.

Le pilote de disque doit étre capable de satisfaire trois requétes principales : I'initialisation du
pilote, 'ouverture d’un disque, la lecture et I’écriture sur un disque. Pour l'initialisation, le ges-
tionnaire de fichiers se contente d’envoyer, au serveur de communication une requéte de com-
munication avec la station maitre (ce qui se traduit par la création d’une activité dédiée a cette
communication). Il obtient ainsi la porte sur laquelle il peut envoyer les messages destinés au pro-
cessus dédié a la gestion des disques sur la station maitre. Le code d’encapsulation des requétes
est assez simple puisqu’il se contente de générer un message structuré a partir de 'appel de fonc-
tion et de I’envoyer a la porte du serveur de communication gérant les échanges avec la station
maitre. Sur la station maitre le traitement est simplifié car la requéte est recue par un processus
UNIX. Celui ci a donc acces a toutes les primitives UNIX et en particulier aux fonctions de lecture
et d’écriture sur le disque.
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Figure II1.9 : Interactions lors de ’acces aux fichiers

2.4.2 La gestion des terminaux

La communication avec la station maitre permet également de développer sur les noeuds les
fonctionnalités liées aux terminaux. A titre experimental, nous gérons les fonctions de base d’ou-
verture, de lecture et d’écriture sur un terminal, sans implanter les fonctions du gestionnaire de
périphérique (DM) telles que les “lines disciplines’.

Le pilote de terminaux a été intégré dans le gestionnaire de fichiers. Il est tres semblable au pilote
de disques car I'interface UNIX d’acces aux terminaux est semblable a celle des fichiers. Par contre
la sémantique de la lecture sur un terminal est différente en ce sens qu’elle est boquante : lorsqu’un
processus désire lire sur un terminal il se met en attente des caracteres a lire. Le processus n’est
réveillé que lorsque la totalité des caracteres ont été lus. Cela implique qu’une requéte de lecture
peut rester bloquée un temps non borné. Comme la communication entre la station maitre et le
noeud est synchrone et que 'activité qui envoie un message a la station maitre se met en attente
de sa réponse, nous ne pouvons pas gérer tous les terminaux avec une méme activité du serveur
de communication. A chaque ouverture de terminal, une nouvelle activité est donc allouée dans
le serveur de communication.

De méme sur la station maitre nous avons un processus par terminal virtuel. Ceci nous permet
d’utiliser le multifenétrage d’une station de travail pour avoir plusieurs fenétres sur les noeuds
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Q /dev/tty0
®, /dev/ttyl

: ouverture

Figure II1.10 : Initialisation de la communication NX

de I'hypercube. Nous utilisons 'identificateur des terminaux pour les différencier entre eux. En
particulier, ici 'identificateur correspond au PID du processus qui gere le terminal. Puisque les
messages NX sont adressés grace aux PID, le message envoyé pour un terminal arrive directement
au processus qui gere ce terminal. Le processus utilise alors les fonctions standard d’UNIX pour
satisfaire les requétes.

3 Evaluation de 'implantation

3.1 Utilisation du systéme

Le portage réalisé valide un premier but : offrir sur un multicalculateurs une interface de systeme
d’exploitation standard. En effet nous pouvons utiliser tous les appels systeme UNIX et les com-
mandes du shell. Cette premiere étape correspond au portage de CHORUS/MiX sur I'iPSC/2.
Dans les faits, elle apporte plus que I'interface UNIX standard car les utilisateurs peuvent profiter
des extensions CHORUS/MiX exposées au chapitre II. Pour tester notre réalisation et son intérét
nous avons produit une démonstration qui utilise les possibilités de 'iPSC/2 et de CHORUS/MiX.

La premiere partie de cette démonstration (figure IT11.11) a surtout pour but de montrer que nous

bénéficions d’une interface UNIX complete sur chaque noeud. Nous avons mis sur un pseudo-
disque les commandes standard du shell et nous les avons chargées sur I'iPSC/2. Ainsi nous
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CHORUS systemes (copyright 1991)

console
$ pwd
/

$ mount /dev/dsikl /homel
</dev/disk1> mounted as </homel>
$ cd /homel
/homel
$ls -l
total 295
—rw—-r——r—— 1 moustik 13265 Jan 10 15:04 toto
—rw—r——r—— 1 moustik 3674 Jan 10 16:34 titi
—-rw-r——r—— 1 moustik 87649 Jan 12 18:37 tutu
—rwxr—xr—x 1 moustik 38 Nov 13 11:04 tata.c
$ ed tata.c
38
1,%p
main()
printf("Hello world \n");

q

$ cc tata.c —o tata
$ tata

Hello world !

$

\ Noeud 1

Figure II1.11 : Exemple de démonstration

avons pu, sur un noeud : éditer des fichiers (ed) et les compiler cc; lire (1s, pwd), nous déplacer
(cd) et modifier 'arborescence de nos fichiers (cp, mv, rm); afficher et rediriger des traces (cat,
echo); controler des processus (ps, kill); gérer des disques (sync, mount). Les exécutables
utilisés pour cette démonstration ont été simplement recopiés parmi les binaires utilisés par la
station maitre (SRM). Grace a la compatibilité binaire de CHORUS/MiX avec le systeme UNIX
du SRM nous avons pu les utiliser tels quels sur les noeuds. Nous pouvons ainsi remarquer un
des premiers avantages d’une interface standard : elle nous permet de bénéficier, a moindre frais,
de tous les utilitaires et environnements disponibles sur d’autres machines. En particulier dans
le cas des multicalculateurs, qui manquent généralement de support logiciel, nous héritons de
I’environnement complet et connu qu’est UNIX. Nous disposons d’un niveau de confort équivalent
a celui offert sur les stations de travail.

Le probleme alors est de savoir si cet environnement est adapté aux multicalculateurs. En effet le

systeme UNIX et son interface ont été concus pour des stations de travail. Pour adapter I'interface
UNIX & un environnement réparti le systéeme CHORUS/MiX offre des services supplémentaires :
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3.1.1 Au niveau du shell

Pour permettre d’exécuter un processus a distance nous utilisons la commande : remez(2). Cette
commande prend un numéro de site et le nom d’'un exécutable en parametres. Elle exécute le
code correspondant sur le site nommé. Elle permet donc d’accéder explicitement a un site distant
depuis un shell. En particulier elle permet d’exécuter plusieurs processus en parallele sur des sites
différents en les langant simultanément (remarque : les processus doivent étre lancés en arriere
plan pour permettre a 'utilisateur de reprendre la main et lancer d’autres processus). Elle permet
également d’exécuter plusieurs shell en parallele, sur le méme site ou sur des sites différents. Nous
pouvons ainsi simuler une session multi-utilisateurs : en redirigeant le terminal de controle d’un

shell sur une autre fenétre nous avons plusieurs shell qui s’exécutent indépendamment a partir
de terminaux différents.

CHORUS systemes (copyright 1991) CHORUS systemes (copyright 1991)

console tty0

}$ pwd Execution site 258
$ cd /homel Hello world !
/homel

$ cat > /dev/ityO $ pwd

Hello world ! /homel

AD $ ps

$ remex —s 260 /chbin/sh
Execution site 260
$ ps

PID TTY TIME COMMAND
256.2 console 0:00 /chbin/sh

1 tty0 0:00 ps
$ cat /homel/tata.c
main() {
printf("Hello world \n");

PID TTY TIME COMMAND
256.5 console 0:00 /chbin/sh
1 console 0:00 ps
$ exit
$ remex —s 258 /chbin/sh </dev/tty0 >/dev/tty0 2>&1 & $
8
$ cat /homel/tata.c
main () {
printf("Helo world \n");

\ Noeud 0 / Noeud 1

Figure II1.12 : Exemple de session en parallele

La figure I11.12 montre une session ou 'utilisateur exécute des shells sur différents sites en uti-
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lisant la commnade remex. En particulier, dans la fenétre de gauche, qui est la fenétre console,
I'utilisateur exécute un premier shell sur le site 2 au moyen de la commande :

remex -s 2 /chbin/sh

Les traces générées par ce shell n’étant pas redirigées sur une autre fenétre la baniere qui apparait
est celle du shell distant. Ainsi lorsque la commande ps est exécutée ce sont les processus qui
s’exécutent sur le site 2 qui apparaissent. Notons que l'identificateur attribué au shell (/chbin/sh)
est 1.5 pour marquer qu’il est issu du site 1. Une autre exécution a distance d’un shell est réalisée
par la commande :

remex -s 2 /chbin/sh </dev/tty0 >/dev/tty0 2>&1 &

Dans ce cas les traces du shell sont affichées dans une fenétre distincte (tty0). Nous vérifions
que l'environnement d’exécution du shell est bien le méme que celui du shell qui a lancé son
exécution : son répertoire courant est /homel. De méme la commande ps permet de voir le site
d’exécution.

Les extensions de CHORUS/MiX a la distribution permettent également le controle de processus
distants. En particulier la commande kill accepte un identificateur de processus composé du
numéro de site ayant créé le processus et d’un identificateur local. Par exemple dans la figure
II1.13 T'utilisateur du noeud 2 controle I'existence et détruit des processus sur le site 3. Il est donc
possible de contréler I’exécution d’une application parallele depuis un seul noeud.

3.1.2 Au niveau de la programmation

Toutes ces remarques sont valables pour le shell ¢’est-a-dire pour les traitements interactifs. Pour
le moment le multicalculateur n’est pas destiné aux traitements interactifs. Il est principalement
fait pour permettre a des grosses applications de s’exécuter rapidement. Nous avons donc vérifié
que le systeme CHORUS/MiX pouvait aussi convenir pour exécuter des applications paralleles.
Comme les systémes natifs des multicalculateurs le systéme CHORUS/MiX permet ’échange ex-
plicite de messages ainsi que ’expression de la concurrence entre les processus. Toutes les fonc-
tionnalités offertes par ces systeémes sont disponibles dans CHORUS/MiX. La structure générale
d’une application parallele sera la suivante :

— un processus maitre est lancé depuis le shell comme une application standard. Ce processus,
apres avoir éventuellement initialisé quelques structures, exécute 'appel systeme fezec(2) pour
lancer les processus de 'application parallele. En positionnant la variable csite avant chaque
appel a fexec(2) le processus maitre peut définir le placement de ses processus fils sur les noeuds
de I'hypercube. Le processus maitre peut aussi étre utile dans l'initialisation des communica-
tions. A la fin de l'initialisation le processus maitre peut, soit devenir un processus de calcul
comme ses fils, soit se mettre en attente des résultats produits par ses fils.

— un ensemble de processus fils qui sont les processus de calcul. Ces processus sont répartis sur
le réseau, ils communiquent par échange de messages entre portes. La connaissance de la porte
d’un autre processus de 'application peut étre obtenue :
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CHORUS systemes (copyright 1991)

console

$ remex —s 2 /chbin/sh </dev/tty0 >/dev/tty0 2>&1 &
8

$

CHORUS systemes (copyright 1991)
tty0

Execution site 2
Hello world !

$ ps
PID TTY TIME COMMAND
1.2 console 0:00 /chbin/sh
1 tty0 0:00 ps

$ remex —s 3 tata &

3

$ remex —s 3 ps
PID TTY TIME COMMAND
2.3 tty0  0:00 tata
2.4 tty0  0:00 ps

$kill -9 2.3

$ remex —s 3 ps
PID TTY TIME COMMAND
2.6 tty0 0:00 ps

\ Noeud 1

Noeud 2

Figure II1.13 : Exemple de controle distant

— soit en utilisant un groupe statique CHORUS dans lequel chacun met sa porte. Les processus
peuvent alors communiquer entre eux par adressage fonctionnel sur le groupe de portes, le
numéro de site servant de cotarget et déterminant le destinataire. Cette solution implique

une dépendance vis-a-vis du placement des processus.

— soit en utilisant le processus pére comme serveur de nom de porte. Le processus pere crée une
porte avant d’exécuter ses fils et met 'identificateur de la porte dans le contexte (variable
env) de son fils. Lorsque le fils s’initialise il a I'identificateur de la porte de son pere. Ceci lui
permet d’envoyer ses propres identificateurs de porte au pere et de demander ceux des portes

de ses freres. Ainsi les processus se connaissent mutuellement et peuvent communiquer.

La figure II1.14 montre un exemple de programmation parallele au dessus de CHORUS/MiX. Le
processus pere, appelé Pére, positionne le site d’exécution par défaut pour ses fils. Les processus
toto et tutu utilisent ensuite 'TPC CHORUS pour communiquer.
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Site 1
Processus Pére:
main() {
csite(2);
fexec(toto);
csite(3);
fexec(tutu);
}
Procédure Tutu:
Procédure Toto: tutu() {
toto() { e .
ipcReceive(toto);
ipcCall(tutu); ipcReply();
} )
Site 2 Site 3

Figure I11.14 : Exemple d’application parallele

3.2 Analyse de implantation

Le but de ce portage est d’implanter, sur les noeuds du multicalculateur, un systeme d’exploitation
réparti qui offre 'interface d’un systeme standard. Nous devons maintenant vérifier que les services
offerts par ce systeme satisfont bien les besoins des utilisateurs habitués aux ordinateurs paralleles
et permettent d’en faciliter I'usage pour des utilisateurs moins avertis. Nous comparons donc notre
implantation tantot aux systémes natifs tantot a un systeme UNIX traditionnel.

3.2.1 L’implantation

D’une maniere générale, la remarque principale faite sur nos choix concerne les performances
offertes par le systeme d’exploitation. Par exemple, notre implantation obtient de moins bonnes
performances pour la communication que le systeme natif de I'iPSC/2 (NX). La dégradation
de performances se situe entre 1,6 et 4 fois suivant le nombre d’octets transmis. Ceci est di
principalement au niveau de service offert par le systéme. Les choix d’implantation de NX ont
été fait résolument dans le but d’offrir de bonnes performances avant tout. Le systeme est ainsi
tres dépendant de la machine. Au contraire, le systétme CHORUS/MiX a été congu pour étre
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facilement portable. La comparaison de l'interface de communication entre les deux systemes
montre également une différence de services rendus : NX ne permet aucune transparence dans la
communication (un message est toujours destiné a un noeud). Aucune conclusion ne peut étre
donnée pour le moment en ce qui concerne les performances puisque notre version n’a pas été
optimisée. Néamoins il est probable qu’un niveau de service plus élevé engendre une détérioration
des performances. Ce probleme peut étre résolu en implantant deux interfaces dans le systeme
d’exploitation : I'une optimisée mais réduite et I’autre de haut niveau.

La gestion des fichiers et des périphériques n’est pas performante. Ceci peut également constituer
un handicap a l'acceptation du systeme par les utilisateurs. Néanmoins plusieurs parties du code
pourraient étre optimisées afin d’améliorer les performances. Ainsi I’envoi de messages entre le
gestionnaire de fichiers et le serveur de communication pourrait se faire par RPC-léger, comme
cela est fait entre le gestionnaire de fichiers et le gestionnaire de processus. C’est principalement
sur la station maitre que ’on perd beaucoup de temps pour lire ou écrire les informations sur le
disque. En effet, une requéte passe par trois processus différents avant d’étre traitée. Pour obtenir
une implantation performante il faudrait pouvoir implanter ’acces au disque dans le processus
de la station maitre qui gere la communication. Ce probléme n’est cependant pas général aux
multicalculateurs mais plutét du a leur configuration en co-processeur d’une station maitre. C’est
le passage par le goulet d’étranglement que constitue cette station qui pose probleme. Lorsque le
multicalculateur sera une machine indépendante avec ses propres disques de tels problemes ne se
poseront plus.

3.2.2 Rapport aux systémes natifs

Les défauts attribués aux systemes natifs sont de ne pas étre des systémes indépendants puis-
qu’une partie de la gestion des applications se fait sur la machine maitre et de ne pas offrir une
interface standard. Le systéme CHORUS/MiX comble ces défauts. Le portage d’un systéme com-
plet sur les noeuds du multicalculateur permet de voir la machine comme étant indépendante de
la station maitre. Nous pouvons donc penser que les prochaines générations de multicalculateurs
seront des machines sans station maitre qui seront accédées directement sur les noeuds a tra-
vers un réseau, de méme que les stations de travail. Ceci permet d’éviter la petite gymnastique
nécessaire au chargement d’un programme sur les noeuds, aussi bien au niveau de I’exécution de
I’application que de sa programmation.

L’utilisation d’une interface standard de station de travail permet également de faciliter a I'uti-
lisateur le passage d’un type de machine a un autre : d’une part car l’écriture de nouvelles
applications ne nécessite pas l'apprentissage de nouveaux services ou de nouvelles commandes,
d’autre part car les applications utilisées et développées sur une station de travail peuvent étre
facilement portées sur le multicalculateur. Les possibilités d’utilisation en multi-utilisateurs de
la machine en facilite également 'acces et le rendement. Le multicalculateur est alors vu de la
méme maniere qu’une station de travail, et non plus comme un co-processeur derriere une station
maitre.

Pour les applications tres cotiteuses en temps de calcul il peut étre intéressant de pouvoir réserver
certains noeuds lors de I'exécution. Nous garantissons ainsi a l’application un certain potentiel
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d’exécution. Ce service est imposé par NX mais n’est pas implanté par CHORUS/MiX. Il sera
probablement intéressant de proposer un tel service si le systeme est destiné a supporter des
applications de calcul intensif.

3.2.3 Rapport a UNIX

Les intéréts principaux de CHORUS/MiX par rapport a UNIX sont l’extension des services a la
répartition et la possiblité de configurer le systéme en fonction des ressources présentes sur le
site. Un systeme UNIX traditionnel permet le développement d’applications paralleles a travers
les primitives fork(2) et exec(2) pour la création dynamique de processus et a travers les tubes
pour la communication. L’ajout des services TCP/IP permet également la création a distance de
processus. Néanmoins il est clair qu’'une interface par échange de messages est plus facilement
utilisable qu’une communication par tube.

Comme nous 'avons vu, la possibilité de configurer le systéme en fonction des ressources présentes
sur un noeud est tres utile sur un multicalculateur : aussi, en configurant le systeme du noeud
0, il nous a été facile de le dédier a la gestion des disques. Cette manipulation n’aurait pas été
possible avec un systeme UNIX traditionnel. De plus la possibilité de placer le gestionnaire d’un
type de service sur un seul noeud et d’en faire profiter les autres noeuds de fagon transparente
nous permet d’offrir un grand nombre de services sans pour autant surcharger les noeuds.

Par rapport & un systéeme CHORUS/MiX traditionnel, notre implantation de CHORUS/MiX ne
permet pas d’avoir acces a la totalité des appels systeme UNIX. En particulier une gestion mini-
male des terminaux, implantée dans le gestionnaire de fichiers, a été portée sur I'iPSC/2. Notons
qu’aucun probléme technique ne s’oppose au portage du serveur de terminaux (DM). D’autres
serveurs de CHORUS/MiX auraient également pu étre portés pour gérer I'TPC system V| les tubes,
etc.

3.3 Besoins des multicalculateurs

L’analyse et I'utilisation de notre implantation nous ont permis de mieux comprendre les besoins,
en terme de systemes d’exploitation, des multicalculateurs.

Le systeme CHORUS/MiX permet un acces transparent a la plupart des ressources sauf au pro-
cesseur (le nom ou le numéro de site doit étre précisé pour une exécution). Ainsi les programmes
paralleles écrits au dessus de CHORUS/MiX dépendent de l'architecture du réseau sur lequel ils
s’exécutent. Avec un nombre de noeuds limité il est possible a 'utilisateur de gérer la répartition
de ses programmes, de placer lui-méme ses processus sur les différents noeuds, par contre ce tra-
vail devient fastidieux lorsque le nombre de noeuds augmente. Il en est de méme pour la gestion
de la tolérance aux pannes et d’une maniere générale pour tout ce qui touche aux ressources
d’exécution.

Nous pouvons remarquer que ’architecture d’une station de travail est centralisée autour d’un
processeur. Il est actuellement possible d’augmenter la capacité des autres composants de la
station (unité de mémorisation, unité d’entrée/sortie) mais pas celle du processeur. Dans un
environnement de multicalculateur, au contraire, la ressource processeur n’est plus considérée



Evaluation de I'implantation 107

comme une ressource particuliere et elle est mise au méme niveau que la mémoire, les disques, etc.
Il est alors possible d’augmenter la puissance de calcul en augmentant le nombre de processeurs de
la méme maniére que la capacité de mémorisation peut étre augmentée en utilisant une extension
mémoire). Cette nouvelle vue de la ressource d’exécution implique de définir une nouvelle politique
pour la gérer. Il faut donc, a partir des ressources physiques, offrir un niveau de machine virtuelle
grace a une transparence renforcée pour I’acces au processeur.

Les utilisateurs potentiels des multicalculateurs connaissent bien les interfaces des systemes d’ex-
ploitation gérant les architectures centralisées, c’est-a-dire qu’ils comprennent bien la gestion
centralisée des ressources telle qu’elle est implantée dans ce cas. L’implantation d’'un systeme
d’exploitation dont l'interface offre une vision centralisée de la gestion des ressources doit fa-
ciliter adaptation de ces utilisateurs aux architectures paralleles. Ainsi les multiprocesseurs a
mémoire partagée sont déja utilisés dans une large gamme d’applications car ils offrent cette vue
centralisée.

Les systemes répartis actuellement proposés ne sont donc pas bien adaptés a la gestion des multi-
calculateurs. Nous devons développer de nouveaux services, en particulier la transparence d’acces
aux ressources d’exécution, pour obtenir un systéme qui permettra a d’utiliser plus facilement les
machines paralleles. Nous pensons que la définition donnée par Tanenbaum et Van Renesse dans
[Mul89] sur les systémes répartis doit convenir aux systémes d’exploitation qui seront développés
pour les multicalculateurs : Un systeme d’exploitation réparti est un systéme qui apparait a ses
utilisateurs comme un systeme d’exploitation centralisé traditionnel mais qui gére plusieurs proces-
seurs indépendants. Dans ce cas le concept clé est la transparence, en d’autres termes, l'utilisation
de plusieurs processeurs doit étre transparente a l'utilisateur. Une autre maniére d’exprimer ceci
est de dire que lutilisateur voit le systeme comme un “uniprocesseur virtuel” et non pas comme
un ensemble de machines distinctes. Ainsi le systeme d’exploitation, sur ces architectures, ne
sera plus vu comme un ensemble d’instances de systémes d’exploitation mais comme une instance
unique et 'utilisateur ne verra de la machine qu’un serveur d’exécution puissant. Nous appelons
ce systéme : un systéme a image unique.

Conclusion

Dans ce chapitre nous avons décrit les principaux problemes a résoudre pour porter CHORUS/MiX
sur un multicalculateur. L’utilisation de ce systéme sur 'iPSC/2 nous a permis d’analyser les
avantages et les défauts d’un tel systeme sur un multicalculateur. Ainsi la baisse des performances
semble étre le point le plus négatif et le gain de confort et I'utilisation multi-utilisateurs, les
principaux bénéfices pour 'utilisateur. Nous avons également pu établir que l'interface du systéeme
CHORUS/MiX, méme si elle est plus complete que U'interface UNIX, n’offre pas un confort suffisant
pour permettre le support d’utilisateurs non avertis.

Le développement de nouveaux services est donc nécessaire pour permettre 'utilisation des mul-
ticalculateurs dans une vaste gamme d’applications. Au niveau de la programmation le besoin
le plus important est la transparence d’acces aux différents processeurs qui doit permettre au
programmeur de ne pas se soucier du mapping de son programme sur le réseau de l'ordinateur.
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De cette facon les programmes peuvent étre portés sur un grand nombre de machines (y compris
les monoprocesseurs) sans aucune modification, & condition d’avoir le méme environnement.

Le but des systemes d’exploitation répartis actuels n’est pas encore de prendre en compte les
nouvelles architectures de multicalculateurs. Par contre ils peuvent constituer de bonnes bases
pour construire les systemes futurs qui gereront les machines paralleles. Nous traitons, dans
la partie suivante, des principaux problemes liés a I'implantation des services nécessaires a un
systéme & image unique dans un systeme réparti, en particulier dans le cas de CHORUS/MiX.
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Introduction

N

Nous avons appelé un systeme d’exploitation a image unique un systéeme d’exploitation
qui gere un réseau de processeurs de maniere a donner a l'utilisateur la vue d’une machine
monoprocesseur virtuelle, c’est-a-dire qui cache la répartition des ressources a 'utilisateur.

4 Le systeme a image unique

Nous attendons d’un systéme a image unique qu’il gere la répartition des ressources du multical-
culateur pour offrir la vue d’un systéeme centralisé. L’implantation d’un systéme d’exploitation a
image unique impose donc d’utiliser de nouvelles politiques pour gérer les ressources : le systeme
d’exploitation doit tenir compte de leur répartition mais les utilisateurs doivent pouvoir y accéder
comme si elles étaient locales. Pour la mise en oeuvre d’un tel systeme les principaux problemes
sont :

I’ordonnancement
Dans 'optique d’un systeme a image unique, I'utilisateur ne se soucie pas de la distribution
de ses entités d’exécution sur le réseau. C’est le systeme qui doit gérer leur ordonnancement
en fonction de la disponibilité des processeurs, ce qui nécessite la mise en place d’une
politique globale d’ordonnancement.

la transparence
Puisque 'utilisateur ne connait pas le site d’exécution de ses processus, il doit pouvoir
accéder a une ressource indépendamment de sa localisation. De plus toutes les ressources
doivent étre accessibles depuis tous les sites du systeme. Le systéeme doit donc permettre
un l’acces transparent a toutes les ressources.

la cohérence
Plusieurs ressources équivalentes peuvent étre gérées par différents noeuds du réseau. 1l faut
assurer leur cohérence pour garantir a 'utilisateur que le service rendu est le méme quelque
soit le site. Par exemple, un systeme a image unique implique la mise en place d’une horloge
globale.

une distribution adaptée
Une gestion centralisée des ressources génere fréquemment des goulets d’étranglement. Par
contre, une gestion distribuée est plus difficile & mettre en oeuvre et entraine un surplus
d’échanges de messages. Le développement d’un systéeme a image unique implique de trouver
un degré de distribution adapté.

Ces problemes sont indépendants de I'interface offerte par le systeme d’exploitation. Comme nous
I’avons vu, ’aspect standard de l'interface est un facteur important qui justifie un tel systeme.
Or les interfaces standards actuelles sont des interfaces de systéemes d’exploitation centralisés.
Il est donc fréquent que I'implantation de telles interfaces ameéne a résoudre des probléemes qui
sont plus liés a la distribution de l'interface qu’a la distribution de la gestion des ressources. Par
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exemple, la gestion de fichiers mappés UNIX en distribué impose la mise en place, par le systeme,
de fonctionnalités de gestion de la cohérence en réparti.

Si un systeme a image unique doit permettre de diversifier I'utilisation des multicalculateurs il ne
doit pas étre incompatible avec 'utilisation qui en est faite actuellement, c’est-a-dire qu’il doit
permettre d’optimiser une application parallele, en particulier, en explicitant un placement pour
une telle application et la réservation d’un certain nombre de noeuds pour son exécution.

Le systéme doit donc offrir deux niveaux compatibles d’interface : I'un permettant de s’abstraire
de la répartition, I’autre permettant de la gérer au niveau de ’application.

5 Une base pour un systéme a image unique

Pour construire un systeme a image unique il est possible de réécrire entierement un systeme
d’exploitation. Ceci permet de concevoir le systeme en tenant compte des particularités des ma-
chines auxquelles il est destiné. Il est également possible de modifier un systeme d’exploitation
existant pour I’adapter a la machine cible. C’est généralement la seconde solution qui est choisie
car elle est moins cotlteuse et elle permet d’offrir facilement une interface standard.

Nous avons choisi d’utiliser le systeme CHORUS/MiX pour tester les nouvelles fonctionnalités et
offrir une interface de systeme d’exploitation adaptée aux multicalculateurs| GHP90]. Notre choix
s’appuie sur les raisons suivantes :

— Les systémes basés sur un micro noyau ont été congus pour étre facilement modulables et
adaptables a plusieurs types d’architectures. Ils semblent particulierement intéressants dans le
cas des multicalculateurs car ils offrent une grande flexibilité. L’interface du micro-noyau permet
en effet une programmation systeme de haut niveau qui facilite la conception de nouveaux
services.

— L’implantation d’une interface standard de haut niveau (ex : UNIX) sous forme multiserveurs
permet une intégration plus facile de nouveaux services. En effet, la définition d’une coopération
entre deux serveurs n’implique pas de modification dans le comportement des autres serveurs.

— Parmi les systeémes décrits au chapitre IT seul CHORUS/MiX offre & la fois une interface stan-
dard et une implantation multiserveurs. De plus il étend l'interface standard pour permettre a
I'utilisateur de tirer parti de la répartition. Il n’impose donc pas une modification de l'interface
pour la mise en place de nouveaux services.

— Le fait d’avoir entierement réécrit le code qui implante I'interface UNIX a permis de mieux le
structurer. En particulier en utilisant le modele objet. Il est alors plus facile de faire évoluer
les serveurs pour qu’ils rendent de nouveaux services. Ceci devrait permettre de compléter le
sous-systeme UNIX pour le rendre adaptable a un plus grand nombre d’architectures.

— La transparence de 'ITPC permet de mettre en place un service accessible par tous et facilement
portable a différentes architectures de machines. D’autre part, la gestion de ressources telles
que des fichiers bénéficie de cette transparence ce qui limite les développement nécessaires a la
réalisation d’un systéeme a image unique.

— Le systeme CHORUS/MiX est un systéme qui permet une bonne intégration (figure I11.15) du
multicalculateur dans un réseau local puisqu’il permet la communication entre sous-domaines,
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Figure III.15 : Intégration d’un multicalculateur

méme si les protocoles sont différents.

Etant donné les caractéristiques de CHORUS/MiX et les problemes d’implantation d’un systeéme a
image unique, tels que nous les avons présentés, les principaux services manquants &8 CHORUS/MiX
sont : la gestion de charge répartie et la gestion cohérente de certaines ressources telles que le
temps. Nous pensons que la gestion de charge est le probleme déterminant dans ’évolution du
systeme CHORUS/MiX vers un systéme a image unique. En effet le processeur est la seule ressource
pour laquelle le systeme ne garantit pas un acces transparent et une gestion répartie. Dans les
deux chapitres suivants nous traitons donc des problemes liés a 'implantation d’un service de
gestion de charge répartie. En particulier, nous traitons dans le chapitre IV de la migration de
processus qui est utilisée par le gestionnaire de charge pour permettre une meilleure distribution
des processus sur le réseau.
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Chapitre 4

La migration de processus

Introduction

Dans un systeme réparti, le placement des entités logiques - les entités d’exécution, les données
ou les ports de communication - dépend de la disponibilité des ressources physiques qu’elles
requierent. La disponibilité de ces ressources physiques pouvant évoluer, les entités doivent étre
déplacées pour assurer la continuité du service. Par exemple, I'optimisation d’une application
parallele peut étre obtenue en déplacant des données vers des sites peu actifs [Mig92] ou ayant de la
place mémoire disponible. Un service de déplacement des entités logiques, pour étre utilisable dans
le cadre d’une politique globale d’affectation dynamique des ressources aux entités, ne doit pas
poser d’hypothéses quant a la nature des entités et leur comportement futur. C’est le déplacement
de processus - entité qui recouvre les trois précédentes - qui permet de définir un service utilisable
par le plus grand nombre d’applications. En effet, le processus définit un ensemble complet de
ressources indépendantes qui peut donc étre déplacé. Nous utilisons ce service pour permettre la
reconfiguration dynamique dans le systeme a image unique.

Dans la premiere partie nous donnons une vue synthétique des problemes posés par la migration
de processus, tels qu’ils sont décrits dans la littérature. Nous décrivons, dans la seconde partie,
une migration de processus pour CHORUS/MiX et sa réalisation sur 1'iPSC/2.

1 Présentation

La migration de processus est un sujet de recherche tres actif. Cependant si le sujet a été appro-
fondi en ce qui concerne les stations de travail, comme en témoigne la littérature, peu de propo-
sitions existent sur multicalculateurs. C’est pourtant dans ce domaine et celui de la tolérance au
pannes qu’elle peut faire ses preuves. Cette partie donne un apercu de la migration de processus
telle qu’elle est décrite dans la littérature.
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1.1 Motivations

Le développement d’un service de migration de processus est généralement motivé par I'un des
besoins suivants [JLHB88] [Esk91] [JV88b] [Smi88] :

Partage de la charge En déplacant des processus d’un site chargé vers un site moins chargé,
nous pouvons obtenir une meilleure utilisation des ressources d’exécution. Ce partage peut
aussi s’appliquer & d’autres ressources telles que la mémoire.

Continuité de service Avant l'arrét d’un site, il est possible de migrer les processus qui 8’y
exécutent. Nous pouvons ainsi garantir la continuité d’exécution des processus et la conti-
nuité d’acces aux services rendus par ces processus (si les ressources qu’ils utilisent sont
disponibles a partir d’autres sites).

Baisse du trafic réseau En placant sur un meéme site les processus qui communiquent in-
tensément nous réduisons le trafic sur le réseau.

Utilisation d’une ressource Lorsqu’un processus accede fréquemment a une ressource, nous
pouvons le placer sur le site qui gere cette ressource pour obtenir des gains de temps d’acces
- pour le processus - et une baisse d’utilisation du réseau - pour le systeme.

Ces motivations justifient le développpement d’un service de migration mais leurs besoins
différents induisent des caractéritiques différentes pour le service. Nous donnons quelques
définitions habituellement reconues dans la littérature.

1.2 Définitions
1.2.1 Terminologie

Nous faisons référence au déplacement, d’un site a un autre, d’'une entité d’exécution et des
données qui y sont associées sous le nom de migration de processus. La migration peut se
produire a un instant quelconque de I’exécution du processus. Nous la différencions du placement
de processus qui ne peut avoir lieu qu’au moment de ’activation du processus.

La migration d’un processus consiste en I’extraction des données liées a ce processus d’une instance
de systeme d’exploitation pour les replacer dans une autre instance. L’état du processus est
I’ensemble des données qui caractérisent le processus. Cet état doit étre suffisant pour créer un
processus qui sera l'image exacte du processus modele.

La migration est effectuée en déplagant un processus d’un site d’origine pour l'exécuter sur le
site destinataire.

1.2.2 Principales phases

D’une maniere générale, la migration d’un processus peut étre décomposée en trois phases prin-

cipales (figure IV.1) :

— L’arrét, ou gel, du processus. Pour migrer un processus nous avons besoin de le représenter sous
forme de données significatives pour une autre instance de systeme d’exploitation. Le processus
doit étre stoppé avant d’étre migré : ainsi son état ne change pas pendant la migration.
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Figure IV.1 : Les phases d’une migration

— Le transfert du processus. Cette phase consiste a encapsuler les données liées au processus puis
les envoyer au site destinataire. Elle repose donc sur un mécanisme de transfert de données entre
deux sites auquel accede le service de migration. Le transfert peut étre effectué en plusieurs
échanges.

— Le réveil du processus. Le site destinataire doit créer toutes les structures nécessaires pour
accueillir le processus, les initialiser avec les données qui sont recues et, enfin, exécuter le
processus.

Ces trois phases peuvent étre exécutées concurremment pour des raisons d’optimisation. Elles
sont cependant soumises aux contraintes temporelles suivantes : le gel doit avoir lieu avant la fin
du transfert et le réveil du processus doit avoir lieu apres le début du transfert.

1.2.3 Caractéristiques

Un service de migration peut étre qualifié par les caractéristiques suivantes :

— La transparence : la migration d’un processus est dite transparente si le processus n’est pas
averti de sa migration. La décision de migration est donc prise sans tenir compte de 'avis du
processus.
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— Les dépendances résiduelles : la migration d’un processus implique des dépendances
résiduelles si une partie des données qui caractérisent le processus sont maintenues sur le site
origine. Ces données peuvent étre critiques si elles sont indispensables a I’exécution correcte
du processus.

— L’hétérogénéité : les processus ne sont habituellement pas migrés entre des processeurs
différents car les ensembles d’instructions ne sont généralement pas compatibles. La migration,
dans un environnement hétérogene, peut étre obtenue en définissant un ensemble d’instructions
virtuelles, destinées a rendre le milieu homogene.

— L’exactitude : le processus du site destinataire est considéré comme une image exacte du
processus du site d’origine, s’il n’y a aucune modification dans 1’état du processus ni aucune
perte de service. Sur le site destinataire, le processus migré doit bénéficier des mémes services
que sur le site origine et il doit les acceder avec les mémes données.

1.3 Principaux problemes

Plusieurs problemes se posent pour I'implantation d’un service de migration. Parmi ceux qui sont
décrits dans la littérature, nous avons sélectionné ceux qui sont d’ordre général et qui ne couvrent
pas un probleme d’implantation spécifique a un systeme d’exploitation.

1.3.1 Etat du processus

Le choix des données composant 1’état du processus doit étre fait de manieére précise. Si une
des données manque, 1’état du processus sur le site destinataire est modifié et les contraintes
d’exactitude de la migration ne sont plus satisfaites. Généralement 1’état d’un processus peut
étre décomposé comme suit :

— le contexte de mémoire. C’est le contenu de la mémoire utilisée par le processus au moment du
gel. Il est composé du code, des données et de la pile.

— le contexte du processeur. C’est I’état des registres du processeur au moment ou le processus
est gelé. Ce contexte est dépendant du processeur il ne peut donc étre réutilisé que sur un
processeur acceptant le méme jeu d’instructions.

— le contexte systeme. Ce sont toutes les données qui caractérisent le processus, dans le systeme
d’exploitation. Parmi ces données certaines doivent étre conservées, comme ’identificateur
du processus, et d’autres, comme le site d’exécution, seront obsoletes sur le site destinataire.
D’autre part la migration d’un processus engendre des modifications dans les données propres au
systeme d’exploitation. C’est, par exemple, le cas du nombre de processus exécutés localement.
Ces données ne sont pas migrées mais doivent étre mises a jour.

— le contexte de communication. Au processus sont associées des structures destinées & gérer la
communication (tampons, portes, etc). Il faut s’assurer que ces structures sont migrées avec le
processus pour garantir I’exactitude de la migration.

Les données qui caractérisent 1’état du processus sont généralement toutes gérées par le systeme
d’exploitation. Pour cette raison, la migration de processus est trés dépendante du systeme d’ex-
ploitation sur lequel elle est implantée.
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1.3.2 Gel du processus

Un processus étant, par définition, une entité active son état se modifie constamment. Pour
le migrer nous devons obtenir une image fixe qui représente le processus a un instant de son
exécution. Il faut donc le geler.

Le principal probleme, posé par le gel d’un processus, est la nécessité d’obtenir un état du pro-
cessus qui soit cohérent. Les contextes de mémoire et du processeur ne posent pas de probleme :
ils peuvent étre considérés comme étant dans un état cohérent quelque soit I'instant d’exécution
du processus. Le processeur garantit généralement qu’une instruction n’est jamais interrompue.
Ainsi, lorsque le processus est gelé, les registres du contexte du processeur ne sont pas en cours
de modification et une adresse mémoire n’a jamais été partiellement modifiée.

Par contre les données du systeme d’exploitation, le contexte systéeme du processus, ne sont
pas forcément dans un état cohérent. Si le processus exécute un appel systeme il accede aux
données du systeme. Lorsque l'ordre de migration est donné le processus peut avoir commencé
une modification des données du systéeme qu’il ne peut continuer sur ’autre site. Par exemple, il
peut détenir le verrou d’acces a une ressource : si ce verrou n’est pas relaché, sur le site d’origine,
la ressource est inutilisable apres la migration du processus. Un probleme équivalent se pose avec
le contexte de message : si le processus est migré a I'instant ol il exécute la réception du message il
risque d’en perdre une partie. La migration d’un processus en cours de communication synchrone
pose également plusieurs problemes : comment rediriger la réponse ? comment resynchroniser les
processus une fois la migration achevée ?

Pour geler un processus il faut donc trouver un point cohérent de son exécution. Dans Condor
[BLI0], les processus ne peuvent étre déplacés qu’a des instants précis de leur exécution appelés
checkpoint. Lorsqu’un processus est engagé dans une communication synchrone, les systemes
Charlotte [AF89], MOS [BW89] et Sprite [DO91] attendent la fin de cette communication pour
migrer le processus.

1.3.3 Le transfert du processus

Il est souvent reproché a la migration de processus d’étre peu intéressante car le temps de transfert
est trop long. Pour optimiser cette durée il est possible d’utiliser différentes techniques qui sup-
posent, pour la plupart, ’existence d’'une mémoire virtuelle paginée a la demande. Les principaux
algorithmes utilisés pour transférer un processus sont les suivants :

— L’algorithme le plus simple consiste & encapsuler les données qui caractérisent le processus dans
des messages. Un seul message peut ne pas étre suffisant dans la mesure ot la taille du processus
n’est pas fixée et que le systeme limite généralement la taille des messages. Cet algorithme est
utilisé par les systemes Charlotte [AF89], Demos/MP [PM83], Locus [BP86] et Mosix [BP86].

— La pré-copie [TLC85]. Cette technique est itérative. Pendant les itérations le processus continue
son exécution. Au premier pas, la totalité du code et des données du processus sont envoyées
au site destinataire. Apres ce premier transfert, nous pouvons supposer que le processus a
seulement modifié une partie des pages de données. Dans la seconde itération, seules les pages
de données modifiées sont envoyées au site destinataire. Le nombre de pages, envoyées au
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cours de la seconde itération, étant plus petit que le nombre total de pages, le temps de
transfert diminue. Par conséquent, le nombre de pages modifiées, dans cette deuxiéme phase,
doit diminuer également. L’algorithme itére jusqu’a obtenir un nombre de pages inférieur a un
seuil donné. Lorsque le seuil est atteint, le processus est gelé, le contexte systeme est envoyé avec
les dernieres pages modifiées et le processus est définitivement installé sur le site destinataire.
Ainsi le temps pendant lequel le processus est arrété ne dure que le temps du transfert du
contexte systeme, de quelques pages de données et de l'installation du processus.

Du point de vue du processus cette technique fonctionne tres bien puisque le temps d’arrét est
réduit. D’autre part cette technique n’engendre pas de dépendances résiduelles, elle doit donc
tolérer les pannes. Le principal reproche que nous pouvons faire a la pré-copie est I’augmentation
du trafic réseau et de I’activité du systeme d’exploitation qu’entraine le transfert répété d’une
méme page. Le gain est visible au niveau du processus, 'augmentation du trafic réseau et de
I’activité du systeme d’exploitation limite le gain au niveau du systeéme entier.

— La copie paresseuse [Zay87]. Cette technique repose principalement sur un service particulier

de la mémoire virtuelle : la copie sur référence. La copie sur référence évite le transfert effectif
des données lors de I'envoi d’un message. Le transfert a lieu lorsque le destinataire du message
réfere explicitement les données. En particulier, dans le cas d’une mémoire paginée, le transfert
a lieu page par page lorsque celles-ci sont accédées. Sur la base de ce service, il est possible de
développer une fonctionnalité de migration de processus qui n’envoie que le contexte systéeme
du processus au site destinataire. Les pages de données sont envoyées sur le principe de la copie
paresseuse.
Le gain de temps est le principal bénéfice de cette technique. En effet au moment de la migration
du processus seul le contexte systeme est déplacé. Par contre, le cout réel de la migration est
difficile & calculer dans la mesure ou nous ne pouvons savoir quelles sont les pages qui seront
déplacées, ceci dépendant des pages accédées par la suite. Si le processus migré n’accede que
peu de pages alors le gain de temps est important. Mais ce gain peut étre réduit si nous
tenons compte du temps de traitement supplémentaire du aux défauts de page. D’autre part,
les dépendances résiduelles entrainées par cette technique ne permettent pas de 1'utiliser pour
supporter une fonctionnalité liée a la tolérance aux pannes (cf. 1.3.7).

— La copie sur disque [DO91]. Cette technique repose également sur un service de copie sur

référence. Elle consiste a sauvegarder sur un disque les données qui caractérisent le processus.
Le contexte systeme est alors envoyé au site destinataire qui exécute le processus. Les défauts
de pages sont résolus en chargeant, depuis le disque, les pages accédées.
Dans un contexte ou chaque site posséde un disque, cette technique peu s’avérer intéressante
car les acces au disque sont rapides. Par contre dans un contexte ou il y a peu de disques,
cette technique perd son intérét. Par exemple, si les sites origine et destinataire ne possedent
pas de disque, la migration fait appel & un troisiéme site, possedant un disque. Les données du
processus sont sauvegardées sur le disque pour étre lues par le site destinataire. Elles transitent
alors deux fois par le réseau. D’autre part les disques, s’il sont en nombre insuffisant, peuvent
devenir des goulets d’étranglement.
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1.3.4 Réveil du processus

Pour garantir une migration de processus qui ne risque pas de pénaliser le propriétaire du pro-
cessus déplacé, le site destinataire ne doit lancer 'exécution du processus que s’il est str qu’elle
peut avoir lieu dans des conditions satisfaisantes. Sinon il doit prévenir le site origine que la mi-
gration ne s’est pas déroulée correctement. De son coté le site d’origine doit conserver I'image du
processus migré tant qu’il n’est pas assuré que le processus s’exécute sur le site destinataire. Si
un probléeme intervient pendant la migration, il est ainsi prét a re-lancer I’exécution du processus.

1.3.5 L’exactitude

Apres la migration, le processus doit continuer son exécution sur le site destinataire sans erreur.
Il doit pouvoir accéder a toutes les ressources auxquelles il accédait sur le site d’origine. De plus,
il ne doit pas y avoir de différence notable entre le comportement du systeme d’exploitation du
site d’origine et celui du site destinataire. Ceci pose les problemes suivants :

— la gestion du temps : les horloges de deux sites évoluent indépendamment 1'une de 'autre.
Aussi, apres une migration, le processus peut obtenir une date inférieure a celle qu’il possédait
avant la migration.

— la disponibilité des ressources. Deux sites n’offrent pas forcément les mémes ressources
périphériques, mémoire libre, puissance du processeur, etc. Le probleme est différent suivant la
ressource considérée :

I’acces aux périphériques : le systeme doit mettre en place un systeme de nommage global
qui garantisse ’acces transparent depuis un site quelconque du réseau.

la place mémoire disponible : le site destinataire ne dispose pas forcément d’autant de
mémoire libre que le site origine. Il faut donc s’assurer avant de déplacer le processus que
cet espace est bien suffisant.

les temps de communication : entre deux processus, ils ne seront plus forcément les mémes.
En effet, si le processus migré communiquait avec un processus local, alors les temps de
communication seront plus longs apres la migration.

les alarmes : elles sont retardées par la migration du processus.

— En aucun cas la migration ne doit entrainer la destruction du processus.

Ainsi un environnement d’exécution exactement équivalent & celui du site origine est impossible a
obtenir sur le site destinataire. Nous nous préoccuperons donc d’obtenir un environnement aussi
exact que possible et qui garantisse ’acces transparent aux ressources.

1.3.6 La transparence

La migration d’un processus peut se faire de facon transparente au processus. Elle est alors opérée
par le propriétaire du processus, un adminisateur systéme (par exemple pour arréter un site) ou
encore par un serveur tel qu'un gestionnaire de charge. Dans ce cas le processus concerné n’est
pas informé de son déplacement. Son exécution doit se dérouler sans changement.
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Figure IV.2 : Les dépendances résiduelles dans DEMOS/MP

Pour des raisons d’optimisation ou d’acceés non-transparent aux ressources, il peut étre intéressant
de prévenir le processus du fait qu’il va étre déplacé. Ainsi le processus est en mesure de préparer
son déplacement. C’est a dire de modifier ses acces aux ressources qu’il ne pourra accéder de
facon transparente ou de libérer les données dont il n’a plus besoin, pour faciliter la migration.
En prévenant le processus nous lui donnons également ’occasion de participer a sa migration et
au choix du site destinataire.

1.3.7 Les dépendances résiduelles

Les dépendances résiduelles peuvent étre nécessaires pour permettre la transparence du service de
migration. Par exemple, I’envoi de message est souvent dépendant du site sur lequel se trouve le
récepteur. Il est alors nécessaire de laisser une trace sur le site origine pour rediriger les messages
sur le nouveau site du processus. Cette technique est utilisée dans le systeme Demos/MP [PM83]
comme le montre la figure IV.2. Si le systeme est capable de retrouver dynamiquement le processus
migré, sans ’aide de cette trace, celle-ci peut étre conservée dans un but d’optimisation. Elle n’est
alors plus considérée comme une dépendance critique.

Les dépendances résiduelles posent des problemes de tolérance aux pannes et de complexité
pour les migrations multiples. En effet, si le site origine est arrété, les données appartenant au
processus migré sont perdues. Le processus ne peut plus alors s’exécuter convenablement. D’autre
part, apres plusieurs migrations, le processus aura disséminé des données sur plusieurs sites. Ce
qui implique que son existence sera fragilisée face a 'arrét d’un site et que la complexité et le
temps d’acces aux données seront augmentés.

1.3.8 Les performances

Il est souvent reproché a la migration de processus d’étre lente et complexe par rapport a des
techniques telles que l'exécution & distance [JV88b]. Une implantation performante doit alors
permettre d’étendre I'utilisation de la migration de processus. Notons tout de méme que, comme
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nous 'avons vu au chapitre IV en 3.7, les critiques sont parfois abusives.

1l est difficile de mesurer exactement le temps pris par la migration d’un processus puisque celle-ci
se déroule sur deux sites qui n’ont pas la méme horloge. Par contre, il est possible de calculer
le temps d’envoi d’un processus : la durée écoulée entre I'instant ou le systeme recoit 'ordre de
migration et 'instant ou il recoit, du site destinataire, 'autorisation de détruire la copie locale.

Les implications exactes d’une migration sont, elles aussi, difficiles & mesurer. Par exemple, lors-
qu’un processus migre vers un site moins chargé, il va s’exécuter plus vite mais il va aussi permettre
aux processus de son site d’origine de s’exécuter plus vite. D’autre part, les temps d’acces aux
ressources distantes sont changés, le trafic réseau engendré par le processus modifie également le
comportement de ’ensemble du systeme, etc. Pour ces raisons, les gains, ou les pertes, exactes
de la migration de processus sont généralement calculées statistiquement sur un ensemble de
processus.

2 La migration de processus dans CHORUS/MixX

Les problemes évoqués précédemment nous permettent de spécifier un service de migration destiné
aux multicalculateurs. Dans I'implantation nous définissons ensuite un service global de migra-
tion pour CHORUS/MiX qui supporte différentes utilisations. La réalisation décrit une premiere
expérience de migration qui a été développée sur 'iPSC/2. Cette implantation étant destinée a
supporter la répartition de charge nous en avons réduit la portée.

2.1 Spécification

Le service de migration que nous voulons mettre en place doit servir de base a I'implantation
d’un service de répartition de charge et doit satisfaire les besoins de reconfiguration nécessaires a
I’administration du systeme d’exploitation.

2.1.1 Le choix des processus

Il n’est pas souhaitable de migrer les processus dépendant d’un site. Par exemple, un processus
chargé de gérer une ressource, telle qu'un périphérique, ne doit pas étre migré, méme pour des
raisons de tolérance aux pannes. Ainsi nous limitons la migration aux processus s’exécutant dans
I’espace d’adressage utilisateur, les processus de ’espace d’adressage systéeme étant généralement
dédiés a la gestion d’une ressource locale. De méme, les processus ayant verrouillé leur mémoire
sur un site sont supposés avoir besoin de ressources locales.

2.1.2 Activation de la migration

Il y a deux solutions permettant de geler proprement un processus. La premiere consiste a envoyer
un signal au processus désigné. Un signal a pour effet d’obliger le processus a exécuter un traite-
ment spécifique, correspondant au type du signal regu. Dans notre cas, nous pouvons associer le
traitement de gel du processus a un signal de migration. La seconde solution consiste a activer le
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gel du processus depuis un processus qui n’est pas le processus migré. Par exemple, ce processus
peut étre celui qui donne 'ordre de migration.

La premiere solution laisse la possibilité au processus de préparer sa migration. Elle permet
également de bénéficier de la transparence a la répartition offerte par la gestion des signaux dans
CHORUS/MiX. Par contre, elle est plus difficile & mettre en oeuvre que la seconde et elle ne
permet pas d’obtenir un compte rendu de ’exécution de la migration. Nous choisissons d’utiliser
la seconde solution pour des raisons de simplicité.

2.1.3 Choix d’un algorithme de transfert

Le choix d’un algorithme de transfert est soumis a plusieurs contraintes :

— pour satisfaire différentes configurations de multicalculateurs, en particulier celles qui possedent
peu de disques, 'algorithme ne doit pas reposer sur 'utilisation systématique d’un disque.

— pour satisfaire les besoins de la reconfiguration dynamique [AHP91] I'algorithme doit tolérer
les pannes donc ne pas avoir de dépendances résiduelles critiques.

— pour limiter 'occupation du réseau, nous privilégions un algorithme qui limite les communica-
tions.

Compte tenu de ces contraintes et des propriétés des algorithmes de transfert décrit en 1.3.3, le
transfert simple des données semble la meilleure solution pour implanter notre migration.

2.1.4 L’interface

Les nécessités précédentes impliquent le dévelopement d’une interface d’acces au service de mi-

gration qui soit différente :

— pour la répartition de charge, le service doit pouvoir étre appelé, soit au moyen d’un appel
systeme, en précisant l'identificateur du processus a migrer, soit au moyen d’une commande
directe (un message) échangé entre deux serveurs du systéme.

— pour les besoins de "administration systeme, un ordre de migration doit pouvoir étre donné
interactivememt.

2.1.5 La transparence

Dans les deux cas, cités précédemment, le niveau de transparence doit étre suffisant pour que
le processus ne puisse pas, a priori, s’apercevoir de la migration : nous garantissons ’acces aux
mémes ressources sauf pour quelques cas particuliers tels que le temps d’acces a une ressource.

2.2 L’implantation dans CHORUS/MiX

Cette implantation veut répondre aux besoins de la migration tels qu’ils sont énoncés
précédemment. Elle définit un cadre pour le développement d’un service de migration général.
Pour permettre 1’évolution de ce service nous supposons l'utilisation de fonctionnalités qui ne
sont pas encore offertes par CHORUS.
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2.2.1 L’état du processus

Dans le sous-systeme UNIX, un processus est principalement décrit par un objet Proc. Cet objet
regroupe les informations propres au processus. Dans cet objet nous trouvons les informations
nécessaires a 'identification du contexte mémoire : il contient les adresses des différents segments
de mémoire. Le contexte systeme du processus est également obtenu a partir le I’'objet Proc.
Chacune des activités d’un processus possede son propre contexte du processeur. Ce contexte
est décrit dans un objet u_thread. Le contexte de message est géré directement par le noyau : en
supposant que ce dernier nous offre les services nécessaires a la migration de ce contexte, nous ne
nous en occupons pas. L’état du processus est donc obtenu a partir de I'instance Proc associée
au processus et des différentes instances des objets u_thread associées a ses activités.

Dans la figure IV.3, nous donnons les champs et sous-structures qui composent l'instance Proc
d’un processus. Les données marquées ** sont les données qui doivent étre restaurées sur le site
destinataire. Etant donné le nombre de champs nécessaires a la migration du processus, il est plus
rapide d’envoyer toute l'instance Proc en utilisant les primitives de communication de CHORUS,
plutot que de la reconstruire sur le site cible. De méme, lorsque nous migrons les instances u_thread
nous envoyons la totalité des données qu’elles contiennent.

Pour satisfaire aux besoins propres a la migration, nous complétons ’objet Proc par un objet de
la classe ProcMigrate. Un objet de la classe ProcMigrate est composé de :

cntUThread : Le nombre d’activités du processus non-encore endormies,

migSite : L’identificateur du site destinataire.

Deés que la migration du processus commence, sa structure Proc est verrouillée pour ne pas
autoriser de modification de I’état du processus.

2.2.2 Le gel du processus

Comme nous 'avons vu précédemment, un processus ne peut étre migré a un instant quelconque
de son exécution. Tant que le processus est en cours d’exécution d’un appel systéme nous ne
pouvons étre slrs que son état est cohérent. Le systeme CHORUS/MiX ajoute un probléme
supplémentaire a la migration des processus : 'arrét des processus multi-activité. Le processus
doit attendre que toutes ses activités soient gelées pour commencer sa migration.
Pour arréter de fagon cohérente une activité en cours d’exécution le noyau offre la possibilité de
Iavorter. Si I’activité exécute son propre code, elle est simplement arrétée. Si 'activité exécute un
appel systeme, le systeme garantit qu’elle est arrétée en laissant les données du systéeme dans un
état cohérent. En particulier, tous les appels systeme non-bloquants sont menés a terme. Dans le
sous-systeme UNIX, I'activité d’un processus peut étre bloquée dans les appels systemes suivants :
— réception d’un message (u_ipcReceive) ou d’une réponse & un appel synchrone (u_ipcCall),
— mise en attente (u-threadDelay) ou attente d’un verrou (u-mutexGet),
— ouverture d’un fichier (open), lecture (read) ou écriture (write) sur I’écran ou sur un tube,
attente d’'un événement (pause et wait) et controle des entrées/sorties (ioctl).

Il y a donc deux possibilités pour geler un processus dans un état cohérent :
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Fcurdir *k
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Figure IV.3 : La classe Proc
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Avorter ses activités Ceci pose uniquement un probleme a celles qui sont impliquées dans un
appel systéme bloquant. En mémorisant le fait que 'activité est impliquée dans un appel
systeme, il est alors possible de relancer I’appel sur le site cible. Cela pose les problemes
suivants :

— open() : rend une erreur lorsqu’il est avorté. Cet appel n’étant pas interruptible du point
de vue du serveur de fichier, nous pouvons le relancer sur le site cible.

— read() et write() sur ’écran ou sur un tube ne donnent aucune garantie sur I’état de leur
déroulement, s’ils sont avortés. En les relancant sur le site destinataire nous risquons de
voir apparaitre deux fois la méme donnée ou d’avoir a la lire deux fois. Si I'utilisateur
peut corriger de tels défauts sur I’écran - par exemple en entrant deux fois ses données
en lecture - les implications sur les tubes sont difficilement maitrisables. Nous avons donc
besoin d’'un support de la part des serveurs concernés.

— pause() et wait() peuvent étre relancés sur le site cible.

Nous devons mémoriser 1’état des activités (active, endormie, bloquée dans un appel, etc.)
pour les remettre dans cet état a I’arrivée et éventuellement relancer ’appel avorté.

Positionner son état Nous enregistrons la demande de migration dans le champ qui décrit
I’état du processus. Le processus est alors en attente de migration. Les activités testent
I’état de leur processus a la sortie de tous les appels systeme, donc lorsqu’elles sont dans
un état cohérent. Si le processus attend d’étre migré, 'activité exécute la migration du
processus, sur le site d’origine. Dans le cas multi-activité c’est la derniere activité qui teste
I’état du processus qui exécute la migration. Si il reste des activités non endormies dans
un processus en attente de migration, l'activité courante s’endort apres avoir testé 1’état du
processus. Le compte des activités non endormies est tenu dans le champ cntUThread de
I’'objet ProcMigrate.

Dans le cas ou les activités sont avortées, la migration a lieu immédiatement apres 'ordre de
migration. Par contre, dans le second cas, nous ne sommes pas siirs que le processus sera migré ra-
pidement puisqu’il faut attendre un appel systéme pour engager la migration. Ainsi cette seconde
solution peut étre mal adaptée pour certaines classes de processus. Par exemple, un processus de
calcul ne fait pas beaucoup d’appels systeme, sa migration risque donc d’étre retardée. Le cas
critique est celui d’un processus dont 'une des activités ne fait aucun appel au systeme. D’autre
part, cette solution ne permet pas de rendre un code d’erreur au processus ayant initialisé la
migration puisque la migration est différée jusqu’a l’arrét de toutes les activités.

Malgré ces considérations nous avons choisi d’utiliser la seconde solution car elle est plus rapide
a implanter. L’objectif idéal serait de mettre en oeuvre une solution hybride oul nous n’avortons
que les activités impliquées dans des appels systemes non bloquants et ot ’activité teste 1’état du
processus apres chaque appel systeme. Nous satisferions ainsi un éventail plus large de processus.
L’interface entre le gestionnaire de processus (PM) et les serveurs UNIX pourrait également évoluer
de maniere a prendre en compte la migration, ce qui permettrait d’avorter les activités dans tous
les cas.



128 La migration de processus

2.2.3 Le transfert

Avant le transfert, nous vérifions que le processus satisfait bien les contraintes imposées par la
migration. Le site origine doit également vérifier si les ressources nécessaires au processus sont
disponibles sur le site destinataire. Il envoie donc une requéte de migration au site destinataire
pour s’en assurer. A la réception de ce message, le site destinataire réserve les ressources pour le
processus et compose sa réponse en fonction du déroulement. Cette réponse sert donc a la fois
d’acceptation de la migration et de compte rendu de la réservation. Le transfert du processus
commence apres réception de la réponse sur le site d’origine.

Lorsque le site destinataire est assuré d’avoir initialisé correctement le processus - il a regu toutes
les données et les ressources sont allouées - il envoie un message au site d’origine demandant la
destruction du processus. Par contre, si un incident se produit dans le transfert, le site origine
arréte la migration et réveille le processus gelé.

Le transfert du processus se déroule de la fagon suivante :

Sur le site d’origine Lorsque un processus est en attente de migration, c’est la derniere acti-
vité, non endormie, qui exécute la migration. Cette activité regroupe les informations concernant
le processus : structure Proc, liste des activités, liste des portes, etc. Elle les encapsule dans des
messages et les envoie au site destinataire d’apres l'algorithme suivant :

envoie(demande migration + Proc + activité)
attend la réponse
si (ressources réservées)
alors envoie(autres activités)
envoie(code)
envoie(données)
migre(portes)
attend(fin de migration)
si (migration ok)
alors détruit le processus
sinon réveil le processus

Tous les échanges de messages entre les deux sites sont synchrones et reposent sur la fiabilité du
RPC. Le délai d’attente en réception est borné sur les deux sites. Nous évitons ainsi une attente
infinie en cas de panne d’un site. Si la réponse ne parvient pas au site d’origine dans le temps
d’attente, le processus est réveillé localement.

La structure Proc est envoyée en premier car elle contient les données qui servent a réserver les
ressources nécessaires au processus. La structure décrivant l'activité exécutant la migration est
envoyée dans le méme message pour optimiser le cas des processus mono-activité. Ces structures
sont envoyées en méme temps que la requéte de migration pour des raisons d’optimisation.

La pile du processus est inclue dans ses données, il n’y a donc pas lieu de ’envoyer explicitement.
Le transfert de la mémoire est réalisé en itérant sur la taille de celle-ci puisque notre service
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de communication ne permet pas ’envoi de message dont la taille excede une page de mémoire
virtuelle. L’option utilisée pour ’envoi des messages est la recopie car nous devons garder une
copie locale du processus pour pouvoir le réveiller si la migration se déroule mal.

D’autres parties de code, telles que les bibliotheques partagées ne sont pas envoyées car elles sont
automatiquement chargées sur tous les sites, pour étre utilisées par les processus.

Sur le site destinataire Sur le site destinataire c’est une activité du PM, dédiée au traitement
des requétes, qui exécute la réception puis le réveil du processus. La demande de migration est
recue, par cette activité, sur la porte dédiée aux requétes (figure IV.4). L’algorithme suivant est
utilisé :

attend ( message )
Si ( message = migration )
alors
allouer ( Proc ),

I’initialiser a partir du message
allouer ( acteur )

( activités ), mettre a jour Proc
allouer ( région code , initialisée avec segment)
allouer ( région données )
créer ( porte)
envoyer ( compte rendu, porte )

recevoir ( activités, code, données)
positionner les signaux
envoyer ( fin de migration )
attend ( réponse )
si ( réponse positive )
réveiller le processus
Sinon
autres traitements

Une fois les ressources allouées une porte de controle est créée pour le processus. Pour éviter
que les échanges avec le site d’origine n’interférent avec d’autres requétes adressées au PM, les
messages suivants sont regus sur la porte de controle du processus. L’identificateur de la porte
est donc ajouté au message qui rend compte de I’allocation.

Les activités sont créées dans I’état suspendu. Elles ne s’exécutent pas tant que la totalité du
contexte du processus n’est pas recu. Lorsque le processus est complet les activités sont lancées.

Pour optimiser le transfert du code du processus, nous utilisons la fonction rgnMap qui permet
d’initialiser une région de mémoire virtuelle a partir d’un segment. Cette optimisation n’est pas
en contradiction avec les choix et contraintes énoncées en 2.1.3. En effet, un processus UNIX
dépend toujours d’un disque pour la pagination a la demande. Nous initialisons ainsi le processus
a partir du disque dont il dépend plutot qu’a partir de son site d’origine. Si une copie du code se
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Figure IV.4 : Migration d’un processus

trouve déja sur le site, celle-ci n’est pas rechargée depuis le disque, réduisant ainsi le temps du
transfert.

D’autre part, puisqu’il s’agit de code, la représentation mémoire ne peut étre modifiée. Le site
d’origine n’a donc pas besoin de décharger sa mémoire sur le disque et nous n’augmentons pas
le cotut du transfert. Enfin, si le site d’origine n’avait pas chargé la totalité du code, cela évite
de charger des pages de code depuis le site du disque sur le site origine avant de les envoyer au
site destinataire. Pour ce qui est de la tolérance aux pannes, nous n’augmentons pas ainsi les
dépendances résiduelles ni le degré de dépendances du processus vis a vis d’'un autre site, nous
respectons donc les contraintes que nous nous sommes fixées.

2.2.4 Le réveil du processus

Avant de réveiller le processus nous devons initialiser certaines variables de la structure Proc. Par
exemple, la capacité de 'acteur accueillant le processus a changé. Nous devons ensuite correcte-
ment repositionner son contexte de signal. Une fois le processus prét, il est réveillé. Il reprend
alors son exécution a l'instruction suivant 'appel systeme qui a précédé la migration.

2.2.5 La transparence

Dans CHORUS/MiX la transparence d’acces aux serveurs est garantie par 'utilisation de la com-
munication dans les échanges entre serveurs. Ainsi aucun traitement n’est nécessaire pour garantir
aux processus la transparence d’acces aux ressources telles que les fichiers ou les périphériques.
De méme un processus qui accedait un serveur directement, par envoi de messages, ne modifie
pas ses requétes apres la migration.

Le probleme de la transparence d’acces aux portes du processus sera résolu en migrant ses portes
en méme temps que celui-ci. La migration de portes distantes n’étant pas encore implantée dans
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CHORUS, nous devons imposer aux processus éligibles pour la migration de ne pas posséder de
portes. L’ajout de cette fonctionnalité est prévu dans ’algorithme de migration des processus :
pour migrer une porte il nous suffit de connaitre la capacité de ’acteur destinataire de la porte :
le site destinataire pourra retourner cette capacité en méme temps que l'accord de migration.

Notons que la migration de portes entre sites est un service qui sera offert par une prochaine
version du noyau. Elle n’a donc pas été implantée dans ce travail.

2.3 Réalisation sur I'iPSC/2

L’implantation réalisée sur 'iPSC/2 est une restriction des spécifications. En particulier nous
avons défini un sous ensemble de processus qui sont migrables facilement. Ce sous ensemble doit
servir de base a une premiere expérimentation de gestion de charge. Pour valider plus largement
les premieres expériences, nous devrons étendre les possibilités de migration de notre service.

2.3.1 Restrictions

En plus de la restriction que nous avons posée en 2.1.1, nous imposons des restrictions destinées
a limiter les développements. La plupart de ces limitations sont engendrées par I'absence du
service de migration de porte entre deux sites. Nous expliquons les principales raisons de chaque
limitation :

les processus debogués : le controle d’un processus en cours de déboguage est réalisé a travers
une porte (MyDbgPort). Puisque cette porte ne peut pas étre migrée, nous ne migrons pas
les processus débogués.

les processus multi-activités : pour simplifier le transfert, nous ne migrons que des processus
mono-activités. Ceci nous permet d’envoyer tous les contextes systeme et processeur du
processus dans le premier message.

les régions mémoire : les régions mémoire étant gérées par le noyau, le PM ne dispose pas
de la description des régions créées par le processus. Ceci peut facilement étre obtenu en
mémorisant ces régions dans le contexte Proc.

les portes : La migration de porte n’est pas implantée entre des processus résidant sur des sites
différents. Pour garantir I’exactitude de la migration, nous ne migrons donc pas de processus
ayant des portes.

les fils : Lorsqu’un processus fils finit son exécution il prévient son pere en envoyant un message
sur sa porte de controle. Si le processus pere migre, 'identificateur de la porte de controle
possédé par le fils n’est plus valide. Lorsque le noyau supportera la migration distante, la
porte de controle pourra étre migrée plutot que d’étre re-créée a ’arrivée.

Néanmoins 'extension des fonctionnalités du service de migration a été prévue. Le code est donc
structuré de maniere a pouvoir lever ces restrictions sans modification importante.
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CHORUS systemes (copyright 1991) CHORUS systemes (copyright 1991)
console tty0
$ site
2 Execution site 2
$ cat hello.c
Hello world !
main() { Hello world !
inti; ps
PID TTY TIME COMMAND
for(i=0;i< 20 ;i++) 1.2 console 0:00 /chbin/sh
My A" 1 tty0 0:00 ps
) printf("Hello world \n"); Hello world 1
$ hello > /devitty0 & g%”so Ll
$ ps PID TTY TIME COMMAND
PID TTY TIME CO,MMAND 1.2 console 0:00 /chbin/sh
1 console 0:00 /chbin/sh 1.4 console 0:00 hello
4 console 0:00 hello 2 tty0 0:00 ps
5 console 0:00 ps $
$ migrate 2 4 Hello world !
$ ps Hello world !
PID TTY TIME COMMAND Hello world !
1 console 0:00 /chbin/sh Hello world !

7 console 0:00 ps
$

I

Noeud 1 Noeud 2

Figure IV.5 : Exemple de migration

2.3.2 L’interface

Une migration de processus peut étre invoquée seulement sur un processus local.

— depuis le shell au moyen de la commande : migrate pid site,

— dans un processus au moyen de ’appel systeme : migrate ( pid, site ),

— depuis un serveur systeme en envoyant un message au PM.

Dans les deux premiers cas, nous utilisons un appel systéeme qui est exécuté soit par une commande
du shell, soit par un processus. Dans le dernier cas, c’est une activité du PM qui regoit le message
de migration. Le processus est d’abord testé pour vérifier s’il est migrable et son état est positionné
a lattente d’une migration. Un code d’erreur est alors retourné a l'initiateur de la migration.
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2.3.3 L’utilisation

La figure IV.5 montre le déplacement d’un processus du site 1 au site 2. La méme migration peut
étre répétée plusieurs fois.

Conclusion

Nous avons décrit, dans ce chapitre, la conception et la réalisation d’un service de migration de
processus. Les contraintes propres aux multicalculateurs nous ont conduits a concevoir un service
tres simple mais efficace qui n’engendre pas de dépendances résiduelles, contrairement a la plupart
des algorithmes décrits dans la littérature qui cherchent a optimiser le transfert.

Pour satisfaire les besoins d’autres applications de la migration de processus ce service pourrait
étre complété par quelques fonctionnalités supplémentaires.

— L’extension des formats standards d’exécutables (COFF, ELF) doit permettre aux program-
meurs de décrire les besoins du processus. Par exemple, le programmeur peut préciser sur quel
site se trouve la principale ressource accédée par le processus. En utilisant ces données le choix
du placement du processus sera plus facile. Le programmeur peut également préciser un temps
d’exécution supposé ce qui éviterait de migrer les processus a la fin de leur vie.

— La migration d’un groupe de processus doit permettre de déplacer simultanément plusieurs
processus fortement liés. Par exemple, si ces processus communiquent beaucoup nous gagnerons
en temps de communication, entre les processus, mais aussi en intensité de trafic sur le réseau.

— Il peut étre intéressant de migrer, en méme temps que le processus, certaines ressources lo-
gicielles particulierement liées au processus. Par exemple, le déplacement de deux processus
communiquants par tube sur un méme site peut également entrainer le déplacement du tube.

— Un processus doit étre capable de traiter un ordre de migration qui le concerne s’il n’est pas le
responsable de cet ordre. Il doit alors pouvoir empécher la migration ou exécuter des traitements
spécifiques avant et/ou apres la migration. Ceci permet d’éviter de déplacer des processus
fortement liés & un site, ou d’engager un traitement qui facilite la migration (relachement de
ressources inutiles). Cette possibilité pourra étre donnée a travers une activation pour signal.

Néanmoins cette réalisation est suffisante pour servir de base a 'implantation d’un gestionnaire
de charge, telle que nous la décrivons au chapitre suivant.



134 La migration de processus




Chapitre 5

La gestion de charge répartie

Introduction

Traditionnellement un des défis de I'informatique consiste a tirer le meilleur parti du matériel pour
offrir plus de possibilités et de confort a l'utilisateur. Ceci est particulierement vrai au plus bas
niveau pour les systemes d’exploitation puisqu’ils consituent la premiere couche d’interface entre
la machine et I'utilisateur. Dans ce cas, tirer le meilleur parti du matériel signifie : s’assurer qu’il
n’existe pas une ressource inoccupée alors qu’un utilisateur est en attente de cette ressource. Le
systeme d’exploitation doit alors gérer les ressources disponibles de fagon optimale afin de garantir
a l'utilisateur un plus grand confort et de meilleures performances d’exécution. Les ressources
gérées par le systeme d’exploitation sont : la mémoire, le processeur, les éléments de mémorisation
secondaires (disques, bandes, etc.), les autres périphériques ou encore les acces aux connexions
vers d’autres systemes. Sur les architectures traditionnelles - monoprocesseur - ’allocation de
ces ressources est bien maitrisée par les développeurs de systeme d’exploitation. Nous pouvons
citer des techniques telles que la pagination et la mémoire virtuelle pour gérer ’allocation de la
mémoire, les ordonnancements en temps partagé ou en temps réel qui permettent de minimiser
le temps d’inoccupation du processeur, le découpage des disques en blocs pour réduire les pertes
de place, etc.

L’apparition de nouvelles architectures - réseaux et multiprocesseurs - engendre de nouvelles
classes de problemes dans ’allocation des ressources, du fait du nombre et de la répartition de ces
ressources. Les solutions proposées différencient les multiprocesseurs a mémoire partagée, ot une
seule instance du systeme d’exploitation gere la totalité des ressources, des architectures réparties
(réseaux et multicalculateurs), ou plusieurs instances de systéeme d’exploitation coopérent pour
permettre ’acces aux ressources. Dans le cas de partage de mémoire, le systeme dispose d’une
image exacte de 1’état des ressources, ce qui permet de mettre en place, & moindre frais, des
politiques efficaces et adaptées aux besoins de l'utilisateur. Parmi celles-ci nous pouvons citer
les politiques permettant un ordonnancement par groupe [Bla90]. Par contre le systeme réparti
ne connait de fagon siire que 1’état des ressources locales a un site. Dans ce chapitre, nous nous
intéressons au cas des architectures réparties qui nécessitent une instance du systéeme pour chaque
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ensemble de ressources fortement couplées.

La complexité des problemes d’allocation des ressources, dans le cas réparti, est dépendante du
niveau de fonctionnalité et de confort que le systéeme d’exploitation veut offrir & I'utilisateur. Ainsi
les premiers réseaux d’ordinateurs ont été congus comme des ensembles de machines totalement
disjointes, chacune gérant ses propres ressources de maniere centralisée. Dans ce cas, le systeme
d’exploitation est un systeme centralisé traditionnel auquel sont ajoutées quelques fonctionnalités
telles que TCP/IP [Zim80]. L’utilisateur doit gérer la distribution et 'acces a ses ressources. 1l
peut posséder un fichier sur un site distant mais c’est a lui de le placer explicitement sur ce site
et de gérer ’acces explicite a ce site. Par la suite sont apparus des systemes intégrant une gestion
plus globale et plus transparente (par exemple : NFS, exécution distante, etc.) pour faciliter
a l'utilisateur la prise en compte de la répartition de ces ressources. L’évolution actuelle tend
a rendre transparent, a la répartition des ressources, ’acces a tous les services offerts par un
systeme d’exploitation.

Notre but est le développement d’un systeme a image unique pour les architectures réparties.
C’est-a-dire la mise en place d’'une politique globale et transparente de gestion de toutes les
ressources. L’élaboration d’un tel systeme requiert la résolution de nombreux problemes tels que
la connaissance de I’état des ressources sur les autres instances du systeme, la mise en place d’une
politique d’allocation commune a toutes ces instances, le nommage des ressources, etc.

Un tel syteme peut étre utilisé sur un réseau de stations de travail pour faciliter la programmation
multisite. Mais il peut étre mal accepté puisqu’il partage les ressources entre tous les utilisateurs et
ne respecte pas la notion de possession de base que représente une station de travail. Par contre
il se justifie pleinement dans le cas des multicalculateurs, dans la mesure ou nous ne pouvons
considérer chacun des noeuds comme une entité indépendante. Sur une machine disposant d’un
grand nombre de noeuds il devient nécessaire car les problemes d’allocation se complexifient.

Nous décrivons ici les problemes posés par une politique d’ordonnancement global sur un mul-
ticalculateur dans le cadre d’'un systéme a image unique. Dans la premiere partie nous classons
les différents modes d’ordonnancement dans un contexte réparti. En deux, nous présentons la
gestion globale de la charge et les problemes posés par son implantation sur multicalculateur.
Nous décrivons en trois les différentes solutions proposées dans la littérature pour résoudre ces
problemes. Dans la quatrieme partie nous présentons une mise en oeuvre d’un serveur de charge
permettant la répartition de processus UNIX sur un multicalculateur en utilisant les services du
noyau CHORUS.

1 Les algorithmes d’ordonnancement global

Plusieurs types d’ordonnancement global sont utilisés dans un systeme réparti. Comme dans tout
domaine récent, nous rencontrons dans la littérature une grande variété de vocabulaire. Nous
précisons ici le sens attribué par la suite aux termes concernant ’ordonnancement réparti.
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Figure V.1 : Classification des stratégies d’ordonnancement

1.1 Terminologie

Nous employons le terme ordonnancement pour désigner en général toute décision d’exécution
d’un processus sur un site. Un ordonnancement réparti ou global sera donc une décision
d’exécution d’un processus sur un site parmi un ensemble de sites. Pour les algorithmes d’ordon-
nancement réparti statiques - qui définissent ’attribution des processus aux processeurs pendant
la compilation - nous parlerons de placement de processus sur le réseau. Nous avons volontaire-
ment employé le terme gestion de charge au cours de cette partie pour désigner d’une manieére
générale tous les algorithmes dynamiques, c’est-a-dire qui définissent ’attribution des processus
aux processeurs au plus tot au moment d’exécuter ceux-ci.

Un processus peut étre exécuté sur un site distant au moment de son activation - nous parlons
alors d’exécution distante - ou en cours d’exécution - et nous parlons de migration. Parmi
les algorithmes de gestion de charge, nous différencions donc les algorithmes de répartition
de charge qui attribuent un processus une seule fois en utilisant ’exécution distante et les
algorithmes d’équilibrage de charge qui permettent de re-attribuer un processus en le migrant.
Une description et un classement d’algorithmes d’ordonnancement ont été donnés dans [BSS91a].

1.2 Classification

Une classification des algorithmes d’ordonnancement a été proposée dans [CH88al, nous la repro-
duisons dans la figure V.1. Les algorithmes d’ordonnancement global peuvent alors étre classés
suivant ’arborescence proposée sous le terme global. Nous utilisons cette classification pour
étudier nos besoins en terme d’ordonnancement sur un multicalculateur.
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1.2.1 Statique ou dynamique

La premiere distinction que nous pouvons faire parmi les algorithmes d’ordonnancement global
est entre les stratégies statiques et les stratégies dynamiques. C’est-a-dire entre le placement
et la gestion de charge. Contrairement aux stratégies dynamiques, les stratégies statiques [Lo84]
ne considerent aucune information sur ’état du systéme pendant ’exécution de ’application :
le placement des processus composant l’application est fait avant sa compilation, soit par le
programmeur, soit par un paralléliseur. Le placement a I’avantage de permettre ’exécution des
applications d’apres une répartition optimale, lorsque celle-ci peut étre calculée statiquement. Le
code de I'application est alors souvent dépendant des choix de placement et de I’architecture. Le
placement ne permet pas de prendre en compte des informations sur 1’évolution du systéme en
temps d’exécution. Il est mal adapté aux machines multi-utilisateurs puisque les autres utilisateurs
introduisent des inconnues dans la charge des sites alors qu’il nécessite que tous les parametres
soient controlés. Ceci est particulierement vrai pour la charge du processeur mais peut 1’étre
également pour la place mémoire occupée, l'acces & des entrées/sorties, etc. Avec cette méthode
il est possible que deux utilisateurs décident de placer leurs processus les plus longs sur le méme
site, il y aura donc un temps pendant lequel les deux processus devront se partager le temps
d’exécution alors que d’autres sites sont libres.

Les stratégies dynamiques ont ’avantage de permettre d’adapter la répartition de la charge en
cours d’exécution. De plus, une stratégie dynamique peut-étre adaptative, c’est-a-dire qu’elle
peut modifier ses criteres de décision en fonction des conclusions tirées de I'analyse de la charge
sur le réseau. Les stratégies dynamiques ont le désavantage de perdre du temps pour acquérir les
données significatives sur ’état du systeme et pour élaborer leurs décisions. Comme tout confort
supplémentaire la gestion dynamique de charge amene un surcofit.

Pour les applications tres coliteuses en temps d’exécution il doit étre possible de combiner les deux
méthodes. Pour la mise au point, une stratégie dynamique est suffisante en terme de performances.
Dans un second temps un outil d’aide a la distribution peut étre utile pour déterminer un pla-
cement optimal des processus. Enfin des possibilités d’ordonnancement adaptatives (réservation
d’un certain nombre de sites) doivent permettre ’exécution de maniére optimale. Pour toutes
les autres applications, 'utilisateur se contentera probablement d’écrire une application parallele
sans s’occuper du placement. Dans ce cas une gestion dynamique de la charge est préférable.
Notons également que la programmation d’un grand nombre de sites est complexe Dans ce cas,
une gestion globale de la charge peut simplifier la programmation parallele.

1.2.2 Centralisée ou répartie

Cette distinction fait allusion a la répartition du centre de décision pour I'ordonnancement des
processus. Elle ne peut exister que pour une stratégie dynamique puisque dans le cas statique il
n’existe pas d’'unité de décision de I'ordonnancement global.

Au moment de ’exécution, I'unité de décision peut étre centralisée sur un des sites du réseau et
commander ’ordonnancement des taches pour les autres sites. Il existe dans ce cas un site maitre
parmi I’ensemble des sites. L’approche centralisée offre probablement un meilleur rendement en
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terme d’utilisation des sites dans la mesure ou elle permet une gestion optimum de la charge :
I'unité de décision connait la charge de chacun des sites et peut ainsi décider d’une affectation
optimale pour l’exécution d’'un processus. Notons également que cette méthode permet auto-
matiquement une connaissance exacte de 1’état des autres sites dans la mesure ou cet état est
déterminé par le site maitre. De plus les échanges de messages sont moins importants que dans
le cas réparti car chaque site ne correspond qu’avec le site maitre. Bien str les inconvénients ma-
jeurs de cette solution sont les mémes que pour toute application centralisée : des que le nombre
de sites a gérer augmente, I'unité de décision devient rapidement un goulet d’étranglement et
son arrét entraine des perturbations sur ’ensemble du réseau. La solution centralisée peut étre
acceptable pour un petit nombre de processeurs, de I'ordre de la dizaine.

Si nous répartissons I'unité de décision de I’ordonnancement, nous évitons le probleme du goulet
d’étranglement puisque chaque décision se fait sur le site concerné (ou entre les sites concernés).
Il est évident que pour gérer la charge de réseaux connectant plusieurs centaines de processeurs la
solution distribuée est mieux adaptée. La répartition des unités de décision permet aussi d’acquérir
des propriétés de tolérance aux pannes puisque l'arrét d’une de ces unités ne stoppe pas, a priori,
le travail des autres.

Dans [TL88] deux implantations de gestion de la charge sont réalisées au dessus du systeme V.
L’article compare une implantation centralisée a une implantation répartie. En utilisant large-
ment la diffusion de la charge, service qui dépend des caractéristiques du réseau, et les services
de groupes de processus du systeme, les auteurs obtiennent de meilleures performances avec 1’al-
gorithme centralisé. Paradoxalement, I'implantation centralisé d’un ordonnancement réparti est,
dans ce cas, plus extensible qu’une implantation décentralisée. Cette propriété provient de 1'uti-
lisation systématique de la diffusion pour la mise en place de 'algorithme d’ordonnancement,
comme le montre [ZF87]. L’implantation est donc dépendante du support de communication.
Un algorithme distribué est plus simple & mettre en oeuvre dans cet environnement et supporte
mieux les pannes.

Un algorithme, a la fois centralisé et réparti, permettant de tolérer les pannes est donné dans
[BS91] : une liste des sites sous-chargés est formée a travers le réseau, la téte de cette liste est
connue de deux sites : le manager et la téte de liste. Le site manager distribue alors la charge sur
les sites sous-chargés de la liste. Si le manager s’arréte, la téte de liste prend sa fonction et en
notifie la nouvelle téte de liste. Le faible taux de centralisation doit permettre d’offrir les qualités
d’extensibilité nécessaires tout en maintenant un bon niveau de simplicité. De plus la tolérance
aux pannes est prise en compte pour éviter une trop forte dépendance vis-a-vis du site manager.
Par contre, le probleme du goulet d’étranglement n’est pas résolu.

Une autre solution hybride consiste a ne placer des unités de décision que sur certains sites d’un
réseau. Nous réduisons ainsi les risques d’étranglement puisque le nombre de sites gérés est petit.
Cette solution ne réduit cependant pas les problémes de tolérance aux pannes. Son implantation
ne permet pas la simplicité d’un algorithme distribué et implique le développement de protocoles
de coopération entre les serveurs, ce qui augmentent a la complexité.

Une implantation centralisée peut étre également bien adaptée a une architecture particuliere.
Par exemple, I'implantation décrite dans [BFS89] utilise des 3B4000 commercialisés par AT&T,
constitués d’éléments de calcul indépendants sauf pour la gestion de la charge qui est assumée
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par un processeur maitre. Le systeme décrit dans [Tho87] a des caractéristiques équivalentes. La
gestion de charge a cependant, dans ce cas, une forte dépendance vis-a-vis de ’architecture et ne
peut étre utilisée dans un cadre plus général.

1.2.3 Coopératif ou non coopératif

Dans le cas d’unités physiquement réparties sur un réseau celles-ci peuvent coopérer ou non
pour mettre en place une politique globale de gestion de la charge. Dans le cas ou les unités
ne cooperent pas, le gain en échange de messages est évident puisqu’aucune information n’est
échangée entre les sites. La décision d’exécution d’un processus est locale et le choix d’affectation
est aléatoire, dans la mesure ou le site ne possede aucune information sur 'autre site mis en
cause par 'exécution. La coopération peut étre effectuée a différents niveaux entre les sites du
réseau. Nous dirons qu’un algorithme de gestion de charge est non coopératif s’il ne s’occupe que
de son état local pour déterminer si un processus doit étre exécuté sur un autre site. Dans ce
cas, chaque site agit comme une unité indépendante sans se soucier de tout ou partie de ’état
global du systéme. L’algorithme est coopératif dans le cas contraire, c¢’est-a-dire, lorsqu’un site
base sa décision d’exécuter un processus a distance sur des données de charge ou de disponibilité
de ressources d’au-moins un autre site. La coopération mise en place avec les autres sites peut étre
de voisinage avec un ensemble de sites proches, aléatoire avec une partie quelconque des sites du
systeme, ou encore globale si la totalité des sites cooperent pour mettre en oeuvre leur politique
de gestion de charge.

Dans [ELZ86], les auteurs comparent les performances de deux politiques coopératives - I'une
d’elles est trés simple - et d’une politique non coopérative. La figure V.2 reproduit les résultats
obtenus par simulation du comportement de ces trois algorithmes. D’apres cette figure, la politique
non-coopérative, méme si elle permet un gain par rapport a une exécution sans gestion de charge,
se montre moins adaptée a un systeme chargé. Elle se comporte bien tant que le systeme est peu
chargé puisque le site destinataire, choisi aléatoirement, est probablement peu chargé; il donc
peut accepter une charge supplémentaire.

1.2.4 Affectation optimale ou suboptimale

Une affectation optimale ne peut étre obtenue que si 'on connait toutes les informations ca-
ractérisant le systéme. Le choix de I'affectation d’un processus se fait alors, en fonction de ces in-
formations, pondérées par des criteres d’importance, dans le but de minimiser le temps d’exécution
et optimiser I'utilisation des ressources du systeme. Le processus tire ainsi le meilleur parti du
systeme. Dans [CA82] un placement optimal de taches est obtenu en utilisant un algorithme basé
sur les résultats de la théorie de décision de Markov.

L’affectation optimale d’un processus pose cependant le probleme de l'acquisition des données
utilisées et de leur traitement pour obtenir un choix. Le systeme étant réparti, une unité de
décision ne peut connailtre I’évolution des informations caractérisant les sites distants : elle doit
donc les demander. Cette acquisition pose les problemes suivants :

— son cout croit avec le nombre de sites concernés. Pour maintenir sur chaque site des informa-
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Figure V.2 : Comparaison de trois gestions de charge

tions sur ’ensemble du systeme, le nombre de messages échangés est proportionnel au carré du
nombre de sites. Le réseau risque d’étre fortement encombré du fait de ces échanges d’informa-
tion. Nous pénalisons ainsi ’exécution des applications.

— la validité des informations n’est pas garantie puisque les autres sites restent libres d’évoluer
indépendamment. Il est donc nécessaire de mettre en place un protocole pour obtenir des
informations exactes : chaque modification de 1’état d’un site doit étre transmis aux autres.
La lourdeur de ces protocoles rend la connaissance exacte de ’état de tous les sites quasiment
impossible a obtenir et strement trop cotuteuse pour un grand nombre d’applications.

Le traitement de ces informations induit également un colt proportionnel au nombre de sites.
En plus de ces problemes de cout, ’affectation optimale pose un probleme de fonctionnement : il
n’est pas sur que l'exécution d’'un processus dans des conditions optimales permette I'’exécution
optimale d’un groupe de processus.

La figure V.2 compare deux politiques coopératives de complexité différente. Nous voyons que
la politique la plus complexe permet un léger gain de performance par rapport a la politique
simple. D’apres les auteurs [ELZ86], ce gain de performance est minime par rapport a la difficulté
d’implantation.

Pour pallier a ces problemes les unités de gestion de charge utilisent des méthodes d’affectation
suboptimales : seules certaines informations, choisies pour leur représentativité, sont utilisées
dans le choix d’une affectation. Par exemple, une unité peut baser ses décisions sur les valeurs
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caractérisant la charge des sites voisins plutét que sur celles qui caractérisent la totalité des sites.

1.2.5 Approximation ou heuristique

Le cas suboptimal peut encore étre divisé en deux catégories suivant le choix que 'on fait sur
les criteres de charge d’un site. Nous dirons d’un algorithme suboptimal qu’il utilise une approxi-
mation pour faire ses choix si les décisions concernant la gestion globale de charge s’appuient
uniquement sur les données possédées par le site. Dans ce cas, nous nous contenterons d’une fonc-
tion générant une bonne solution par rapport a une solution optimale. L’intérét de la fonction
peut étre vérifié a partir du temps pris pour évaluer une solution et la capacité de la fonction a
fournir une solution proche de I'optimal. Nous essayons alors de générer des solutions qui sont
capables de minimiser le premier critére et de maximiser le second.

Nous dirons qu’un algorithme utilise des heuristiques s’il pose des “a priori” quant a I’exécution
des applications ou I’évolution du systeme. Par exemple, une unité de décision peut utiliser,
pour ses choix, des informations qu’elle acquiert cycliquement, en supposant que I’évolution de
ces valeurs est suffisamment lente pour que les dernieres valeurs recues soient significatives. Les
suppositions doivent étre faites prudemment car elles peuvent s’opposer a une utilisation générale
de I’algorithme d’ordonnancement si elles ne sont pas vérifiées dans tous les cas.

Pour développer une gestion de charge sur un multicalculateur, dans le but de l'intégrer & un
systéeme a image unique, nous nous intéressons plus particulierement aux algorithmes d’ordon-
nancement globaux de cette derniere classe. Le choix de la dynamicité est justifié par notre
objectif d’étendre I'utilisation de ce type de machines & un ensemble plus grand d’utilisateurs et
surtout par I’aspect multi-utilisateurs qui en découle. La nature méme des machines auxquelles
nous nous intéressons impose un algorithme réparti, pour permettre a notre implantation d’étre
valable sur d’autres machines que celle utilisée pour le développement de cette fonctionnalité
et pour répondre aux besoins de tolérance aux pannes imposés par le systeme & image unique.
Comme nous 'avons vu en 1.2.3, les performances des algorithmes coopératifs justifient la prise
en compte d’informations d’autres sites. Par contre, I'implantation d’un algorithme optimal est
trop chere. Nous utiliserons également des heuristiques pour faciliter ’utilisation des informations
issues d’autres sites.

2 Présentation de la gestion de charge

2.1 Formalisation d’une présentation intuitive

Il est généralement admis que les processeurs de stations de travail sont faiblement occupés. Par
contre lorsqu’il s’agit d’exécuter une application importante le processeur est rapidement saturé.
La méme constatation peut étre faite pour les multiprocesseurs a mémoire distribuée : si le
placement d’une application parallele n’est pas optimisé certains noeuds peuvent étre surchargés
alors que d’autres sont inoccupés ou peu chargés. Il est donc tentant d’utiliser les processeurs
libres, ou peu chargés, pour exécuter la surcharge des processeurs saturés. Ceci peut étre réalisé
directement par I'utilisateur s’il dispose des outils nécessaires pour trouver le site le moins chargé
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et exécuter a distance ses processus. Cette solution permet d’obtenir des gains de performances
mais elle est fastidieuse. La solution proposée par la gestion de charge consiste a fournir un
utilitaire qui réalise ces opérations a la place de l'utilisateur.

Nous avons principalement traité les problemes liés a la charge du processeur mais les autres
ressources du systéme doivent également étre prises en compte. Par exemple un site peu chargé
peut offrir un espace de mémoire réduit. Dans ce cas, il est bon de vérifier si la place est suffisante
pour le processus qui est envoyé sur ce site. Le but attribué a un algorithme de gestion de
charge est alors de permettre aux processus de s’exécuter en tirant parti de toutes les ressources
disponibles du systeme [GB90] et d’éviter les étranglements. Les ressources prises en compte
sont des ressources physiques comme le processeur, I’espace mémoire, les périphériques, le réseau
ou des ressources logiques du systeme d’exploitation. La disponibilité de ces ressources et les
besoins des processus évoluent : la répartition doit donc étre dynamique pour étre performante.
Le probleme général posé par la gestion de charge peut étre formalisé de la fagon suivante :

“Etant donné un ensemble de ressources distribuées dont la disponibilité évolue, étant donné un
ensemble de processus dont le nombre et les besoins évoluent au cours du temps, la gestion de
charge doit définir et faire évoluer la répartition de ces processus sur les sites en fonction des
changements intervenant dans le systéme - pour permettre aux processus de tirer le meilleur parti
des ressources”.

Il est facile de se persuader qu’il n’existe pas d’algorithme optimal ou qui puisse satisfaire toutes
les applications. En effet il existe toujours un cas particulier qui sera favorisé ou défavorisé par
un algorithme. Un gestionnaire de charge devra donc garantir de meilleures performances pour
I’ensemble du systeme.

2.2 Intéréts de la gestion de charge

Le développement d’un service de gestion répartie de la charge est justifié par trois arguments

principaux :

— largument majeur repose sur le gain de temps obtenu en utilisant les sites non actifs, ou moins
chargés, pour exécuter les processus des sites trop chargés [DO91].

— la gestion de charge doit permettre d’obtenir une moins grande dispersion des temps d’exécution
des applications dans un environnement multi-utilisateurs [ZF87]. Puisque les processus peuvent
accéder aux sites les moins chargés - quand le site local est surchargé - ils ne sont plus
dépendants de la valeur de charge locale mais d’une valeur de charge globale qui varie sta-
tistiquement moins.

— la gestion de charge permet aux applications paralleles d’étre plus indépendantes de I'architec-
ture sur laquelle elles s’exécutent. Puisque le gestionnaire de charge établit la répartition des
processus, l'utilisateur n’a plus a définir leur placement, dépendant de la machine sur laquelle
ils s’exécutent. Cette derniere justification s’applique plus particulierement aux machines pa-
ralleles mais elle peut étre généralisée pour tout réseau supportant des applications paralleles.
Elle est rarement développée dans la littérature.

La justification de la gestion de charge varie suivant les applications auxquelles elle est destinée.
Cet intérét peut alors induire des choix d’algorithmes et d’implantations qui rendent souvent
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I'expérience difficilement utilisable pour des cas plus généraux, par exemple lorsque la gestion de
charge fait des suppositions sur la nature et le comportement des processus.

2.3 Incidence de ’architecture

L’architecture du systeme induit également des motivations différentes pour la mise en place
d’un service de gestion de charge. Ainsi de nombreux algorithmes et implantations qui ont
été développés pour des stations de travail ne sont pas applicables aux multicalculateurs et
réciproquement. Nous recensons ici les principales contraintes qui déterminent I'implantation
du service dans les deux cas.

2.3.1 Cas d’un réseau de stations de travail

Parmi les réalisations marquantes de gestionnaires de charge beaucoup concernent les stations de
travail. Nous pouvons citer [ZF87], [DO91], [BS91], [AC88], [FR&9], [TL88] et [HJ87]. Le principal
reproche que nous pouvons faire aux implantations sur stations de travail est qu’elles utilisent
trop fréquement la méthode de diffusion de la charge. Cette méthode est efficace sur un réseau du
type bus ou anneau mais ne peut étre utilisée sur des topologies plus complexes. Les conclusions
tirées de ces implantations ne sont valables que pour les stations de travail.

Sur un réseau de stations de travail il est rare que tous les processeurs soient utilisés au maxi-
mum de leurs possibilités de traitement. Par contre, I’exécution de grosses applications dépasse
vite la capacité du processeur local. Un exemple qui illustre bien ces affirmations est le cas du
développeur : il travaille la majeure partie de son temps avec un éditeur de texte - peu gourmand
en temps d’exécution - mais ne peut exécuter rapidement une compilation importante. Il est donc
tentant de faire bénéficier les grosses applications du temps de traitement disponible sur d’autres
stations. Dans ce cas, la gestion de charge répartie est un moyen d’augmenter la puissance de
calcul offerte aux utilisateurs. Le bénéfice généralement constaté [DO91][AF89] [TL8§] est le gain
d’un grand nombre d’heures de calcul a I’échelle du réseau. Ces réalisations ne cherchent pas a
équilibrer complétement la charge entre les différents sites mais plutét a déplacer les applications
des sites tres chargés vers les sites peu chargés. Pour atteindre ce but la mise en place d’une
répartition de charge semble suffisante [BS91].

Dans un réseau de stations de travail ou chaque utilisateur travaille sur une machine, il existe
souvent une notion de propriété : une station est le minimum garanti a chaque utilisateur pour ses
besoins. Les utilisateurs souhaitent alors ne pas étre importunés sur leur machine par I'exécution
d’applications autres que les leurs. Ces considérations doivent donc étre prises en compte par un
gestionnaire de charge. Par exemple dans le systéme Sprite [DO91], la gestion de charge utilise
les stations distantes inoccupées pour exécuter des processus. Lorsqu’une activité locale apparait
sur la machine les processus distants sont immédiatement migrés, vers le site dont ils sont issus,
pour laisser la disponibilité de la machine & ’utilisateur.

Un environnement de stations de travail n’a pas été concu pour exécuter des applications pa-
ralleles. Par contre certaines applications peu couplées, ou a gros grain de parallélisme, peuvent
tirer bénéfice d’une parallélisation (par exemple la commande make d’UNIX). Nous pensons qu’un
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gestionnaire de charge, dans un réseau de stations de travail, sert principalement a distribuer les
commandes lancées par un utilisateur depuis un shell de telle sorte que celles-ci soient exécutées
plus rapidement que localement. Pour les stations de travail c¢’est donc principalement le gain de
temps qui est l'intérét prédominant. Les deux autres, cités précédemment, n’étant pas vraiment
adaptés a ce cas puisqu’ils concernent plutot les applications paralleles.

2.3.2 Cas des multicalculateurs

Les conclusions apportées par la gestion globale de la charge sur des réseaux de stations de travail
sont, en partie, utilisables pour les multicalculateurs. Néanmoins il faut noter que les applications
qui s’exécutent sur les deux types d’architectures sont différentes : il est plus probable de devoir
gérer une application a base de processus communiquants dans le cas du multicalculateur que
dans le cas du réseau de stations de travail. D’autre part, le couplage entre les processus d’une
application et le grain de parallélisme ne sont pas non plus les mémes dans les deux cas. De ces
différences nous pouvons déduire que les besoins de gestion de charge sont différents.

Indépendance par rapport a ’architecture Au niveau de la programmation, ’allocation
statique des processus aux noeuds pose un probleme de portabilité. La distribution de ’application
est souvent intégrée a sa conception ce qui la rend dépendante de I’architecture de la machine. La
prise en compte du nombre de noeuds peut, par exemple, étre une contrainte supplémentaire dans
la programmation. Il est, au contraire, préférable d’écrire des programmes paralléles en utilisant le
parallélisme naturel des structures et des données, sans se soucier de ’architecture sur laquelle ils
vont s’exécuter. Pour cela, il faut offrir une gestion de la distribution des processus au niveau du
systeme d’exploitation, transparente a I'utilisateur. Le bénéfice apporté par la gestion de charge
est alors la portabilité des applications paralleles et une facilité accrue pour le développement de
telles applications.

Dispersion des temps d’exécution Dans [ZF87] une gestion de charge répartie doit per-
mettre une moins grande dispersion des temps d’exécution d’une application. A ce titre, nous
pouvons comparer un tel service sur un multicalculateur a un service de temps partagé sur un
ordinateur classique. En effet, les deux services sont destinés a mieux répartir les temps de calcul
entre les applications. Dans le cas du placement, le temps d’exécution d’une application est tres
dépendant des applications qui s’exécutent concurrement : si la plupart des sites choisis par ’ap-
plication sont fortement occupés, alors le temps d’exécution est plus long. Par contre, la gestion de
charge répartie alloue les noeuds en fonction de leur charge ; le temps d’exécution de I’application
ne dépend alors plus de son placement mais d’une valeur globale de charge.

Faciliter et rationnaliser 1’utilisation des multicalculateurs Les multicalculateurs sont
actuellement des machines dédiées, réservées a un petit nombre d’initiés, comme le furent les
multiprocesseurs a mémoire partagée. Ceux-ci se sont cependant popularisés et équipent main-
tenant de nombreux serveurs. Comme eux l’utilisation des multicalculateurs peut étre étendue a
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une gamme plus vaste d’utilisateurs. Il faut pour cela qu’ils offrent une interface standard faci-
lement accessible aux utilisateurs. Nous pensons que les multicalculateurs peuvent étre utilisés
comme serveurs d’exécution tels que ceux décrits dans [PPTa91]. L’intérét pressenti est le rap-
port cott/performances, les possibilités d’évolution et les possibilités intrinseques de tolérance
aux pannes de ces machines. Dans un tel environnement 'utilisateur ne peut gérer lui-méme la
répartition de ses processus et 'administration de la répartition des noeuds doit étre pris en
compte par le systeme d’exploitation. Ces systemes d’exploitation ne répondent alors plus aux
méme contraintes que sur les stations de travail : dans le cas de stations de travail interconnectées
par un réseau, chaque station est susceptible d’apporter sa part de charge méme si ce n’est pas de
fagon uniforme. Dans le cas d’un serveur d’exécution, quelques noeuds gereront les échanges avec
Pextérieur et il sera possible d’avoir une grande part des noeuds dédiés a I'exécution. Avec une
telle configuration la politique de répartition des processus doit prendre en compte les risques
d’engorgement des noeuds gérant les échanges avec 'extérieur. Par exemple une politique qui
privilégie uniquement 1’envoi de processus sur les noeuds voisins [LK87] peut étre mal adaptée
car elle ne permet pas une assez grande dispersion géographique des processus. Dans ce cas, le
but d’une gestion de charge répartie n’est pas d’accroitre la puissance de calcul mais plutot de
faciliter et de rationnaliser I'utilisation du multicalculateur.

Gain de temps En permettant une meilleure utilisation du multicalculateur, la gestion
de charge permet également un gain de temps. Les utilisateurs de ce type de machines ont
généralement besoin d’une forte puissance de calcul. A ce titre, ils seront également intéressés par
les gains de temps.

Bien siir, comme beaucoup d’outils systeme, la gestion de charge risque en offrant plus de confort
de faire baisser les performances. Pour cette raison, il sera probablement souhaitable de laisser le
choix a I'utilisateur de profiter, ou non, de ces services. De plus, dans le cadre d’un ordonnance-
ment global d’une application sur un multicalculateur, il sera intéressant d’offrir a 'utilisateur la
possibilité de se réserver un nombre de sites dont il est str qu’il ne les partagera pas, ou encore la
possibilité d’exécuter simultanément plusieurs processus sur des sites différents, pour améliorer
les performances et permettre I’exécution d’applications scientifiques. Nous devrons donc offrir
des politiques d’ordonnancement différentes, 1'utilisateur choisissant celle qui convient le mieux
a son application.

2.4 Problemes fondamentaux de la gestion de charge

Le probleme général de la gestion de charge répartie peut étre scindé en sous problemes
indépendants. Nous les présentons de manieére a respecter la chronologie suivant laquelle se déroule
une gestion répartie de charge :

Estimation de la charge La charge d’un site dépend de 'utilisation de ses ressources : proces-
seur, mémoire, réseau, etc. Pour estimer la charge, cette utilisation doit étre traduite sous
forme de valeurs. Parmi ces valeurs nous choisissons celles qui sont significatives pour les
combiner et obtenir une ou plusieurs valeurs de charge.
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Estimation de la surcharge Une fois la charge du site calculée, nous décidons si le site est
surchargé ou s’il peut augmenter sa charge. Nous devons donc choisir les critéres sur lesquels
reposent les décisions d’engager un déplacement de la charge.

Initialisation de la gestion Lorsque nous avons détecté une sous- ou surcharge, nous devons
choisir un protocole pour initialiser ’échange : est-ce le site sous-chargé qui demande de la
charge ou le site surchargé qui propose de la charge ?

Echange des valeurs Une fois ’échange initialisé, nous devons choisir le mode d’échange des
valeurs de charge, entre les sites. Ce mode dépend des instants d’échange, des sites impliqués
dans I’échange, de la répartition des unités de décision, de I'architecture du systeme, etc.

Choix du processus Dans le cas d'une migration, nous devons choisir le processus qui tirera le
plus grand bénéfice de sa migration.

Politique de déplacement Une fois la différence de charge établie, il devient nécessaire de
déplacer une partie de la charge depuis le site surchargé vers le site sous-chargé. Nous
devons donc choisir 'unité de déplacement. Jusqu’a maintenant nous avons parlé de gestion
de charge en terme de processus, il est également possible de déplacer des activités ou
d’autres entités d’exécution. En fonction de I'entité utilisée, nous choisissons la politique de
déplacement qui lui convient le mieux entre la migration et ’exécution a distance.

Les algorithmes choisis peuvent alors étre caractérisés en fonction de leur adéquation a répondre
aux besoins des utilisateurs et des nouveaux problémes qu’ils peuvent engendrer. Ainsi, les algo-
rithmes utilisés doivent satisfaire les contraintes propres aux environnements répartis en particu-
lier ils doivent étre extensibles (capables de gérer quelques processeurs aussi bien que plusieurs
centaines). Nous devons également vérifier que les algorithmes choisis n’induisent pas un surcott
trop important afin que les avantages générés par le service ne soient pas réduits a néant. Enfin
ces algorithmes doivent étre stables c’est-a-dire éviter de déplacer continuellement les processus
d’un site a 'autre sans leur laisser le temps de s’exécuter.

3 Etudes et réalisations de gestion de charge

La décomposition du probleme de gestion de charge répartie en sous-probléemes permet I'implan-
tation d’un tel service sous forme modulaire - basé sur un ensemble de sous services indépendants
- et facilite I’évaluation de différents algorithmes. Ainsi, certains projets de recherche se sont
fixés pour but de tester, dans leur environnement, différents algorithmes de gestion de la charge
pour déterminer expérimentalement celui qui est le mieux adapté, a chaque sous-probleme. Parmi
ces projets nous pouvont citer [JVV91], [DTJ89] et [BBHLI0] qui décrivent un berceau de tests
plutét qu'un choix d’algorithme. Ces implantations posent un probleme quant a la validité de
leurs résultats. En effet, si I’algorithme choisi est celui qui obtient les meilleurs performances sur
I’architecture supportée, nous ne connaissons pas son comportement sur d’autres architectures.
Dans ce cas, il serait intéressant d’avoir des comparaisons. Dans cette partie, nous présentons les
solutions, proposées dans la littérature, aux problemes énoncés précédement. Il nous a également
semblé intéressant de citer quelques études sur le comportement des processus. De telles études
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permettent d’obtenir, a la fois, des données utiles et une justification au développement d’un
service de gestion de charge.

3.1 La vie d’un processus

3.0
exécution 1
exécution 2
25| eeeeeee- exécution 3
==eeeees exécution 4

secondes d’exécution

10 20 30 40 50 60 70 80 90
pourcentage de processus

Figure V.3 : Pourcentage de processus en fonction de leur temps d’exécution

Quelques articles relatent des études sur le comportement des processus dans un environne-
ment standard de stations de travail interconnectées. Nous ne possédons pas de données sur le
comportement des processus sur un multicalculateur. Les données que nous possédons nous pa-
raissent suffisantes dans la mesure ol nous nous intéressons aux applications d’ordre général.
Parmi ces études nous pouvons citer [LO86]. Nous reproduisons ici quelques unes des figures qui
y sont données. Ainsi la figure V.3 donne la répartition des processus en fonction de leur temps
d’exécution. Nous pouvons en déduire que 70% a 80% des processus consomment moins d’une
demi seconde de temps CPU pour leur exécution et que 80% a 95% des processus consomment
moins d’une seconde. Parmi ceux-ci, il est montré que 24% a 42% des processus qui ont une durée
de vie d’une seconde n’utilisent en fait que 0.1 seconde de temps CPU et 73% & 84% des processus
n’en utilisent que 0.4 seconde. Le reste du temps est passé dans des entrées/sorties.

La population des processus peut étre divisée en trois catégories : ceux qui consomment beau-
coup de temps CPU, ceux qui font beaucoup d’entrées/sorties et les processus “ordinaires” qui
utilisent les deux avec parcimonie mais sans relation particuliere entre les deux valeurs. La figure
V.4 montre la dispersion des processus en fonction de leur utilisation du processeur et de leurs
acces aux disques. Ainsi 98% des processus n’utilisent que 35% du temps d’exécution total du
processeur. Par contre 0,1% des processus les plus longs constituent 50% de la charge totale des
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Figure V.4 : Dispersion de I'utilisation du processeur et du disque

processeurs. De ces données nous déduisons que, pour mettre en place une gestion globale de la
charge, nous devons prendre en compte principalement les processus les plus longs. D’autre part
les processus qui consomment le plus d’entrées/sorties sont également parmi ceux qui consomment
le moins de temps de calcul.

D’autre part, une étude [Cab86] sur la répartition temporelle de la création des processus montre
que celle-ci est tres irréguliere. Les tests sont faits sur une durée de vingt minutes, ils sont découpés
en intervalles d’une seconde. Il y a approximativement 90% de ces intervalles pendant lesquels au
plus un processus est activé. Ceci tendrait a prouver qu’une politique de gestion répartie de la
charge, basée sur I'exécution a distance, ne doit échanger ses valeurs de charge qu’a la création
d’un processus et non périodiquement. Cette affirmation n’est pas valable pour une politique qui
repose sur la migration dans la mesure ou elle cherchera a déplacer les processus longs. Nous en
déduisons également que des déséquilibres se créent par la répartition temporelle de la création
des processus.

Dans [BF81] trois approches de calcul du temps d’exécution restant & un processus, que nous
appelons résidu d’exécution, sont comparées a une méthode optimale. La premiere approxima-
tion suppose que tous les processus ont une durée de vie équivalente. Dans la deuxieme, le résidu
d’exécution est estimé par sa durée de vie au moment de ’estimation. La derniere approximation
est basée sur la connaissance d’une valeur supposée par processus, le résidu d’exécution est alors
déduit de cette valeur supposée moins le temps écoulé. Bien sur la derniere méthode obtient de
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meilleurs résultats que les deux autres dans un calcul d’erreur. Par contre, celle qui est basée
sur le temps déja écoulé est jugée satisfaisante du fait de sa simplicité. Cette estimation peut
également étre vérifiée d’apres les conclusions données dans [LOS6].

Nous nous intéressons maintenant a la résolution des différents problemes liés a la gestion répartie
de charge.

3.2 Estimation de la charge

L’estimation de la charge d’un site permet au gestionnaire de charge de décider si le site doit
se décharger d’un ou plusieurs processus ou si, au contraire, il peut accepter une charge plus
importante. Les valeurs significatives de la charge d’un site sont toutes les valeurs qui traduisent
I’occupation des ressources locales & ce site. Ainsi nous devons prendre en compte l'occupation
de la mémoire, le taux d’activité du processeur, les acces aux entrées/sorties, la charge locale du
réseau, etc. Une généralisation des algorithmes de gestion globale de la charge doit également
permettre de placer les processus en fonction des ressources disponibles dans le systeme d’ex-
ploitation. Dans ce cas les valeurs traduisant I'occupation des ressources systeme (nombre de
processus, le nombre de fichiers ouverts, etc.) d’un site peuvent également étre prises en compte.
Remarquons que, si ’allocation des ressources du systeme d’exploitation est dynamique, ’occu-
pation de ces ressources dépend uniquement de la place mémoire disponible.

Activité du processeur La valeur qui a le role principal dans la littérature est le taux d’oc-
cupation du processeur (idle time). Ceci est justifié puisque le but recherché est principalement
I'optimisation de ’allocation des processeurs. Cette valeur est souvent représentée par la longueur
moyenne de la file d’attente de 'ordonnanceur [BP86]. Dans [CA86] I’évolution de cette file est
estimée en fonction de son comportement passé. Cette méthode est difficilement applicable & un
environnement standard dont il est difficile d’extraire des régles de comportement, comme nous
I’avons vu en 3.1.

Le résidu d’exécution des processus présents sur le site influe également sur le comportement du
site, en particulier sur la durée d’exécution du nouveau processus. En effet, plus ’exécution des
processus est longue moins le processeur se déchargera rapidement, le processus arrivant aura donc
une durée d’exécution plus longue dans ce cas. Nous avons vu en 3.1 que la durée de vie restant a
un processus peut étre approximée par sa durée de vie actuelle. Ainsi le temps d’exécution restant
au processeur peut étre approximé par la somme des résidus d’exécution de ses processus. Les
deux valeurs, longueur de la file d’attente et temps d’exécution restant au processeur, traduisent
assez bien 'occupation de celui-ci.

Dans[BS85] la charge est calculée en fonction de la vitesse du processeur. Ce choix permet
d’intégrer la gestion d’environnements hétérogenes.

Occupation de la mémoire L’occupation de la mémoire [SS84] peut facilement étre obtenue
aupres du systeme d’exploitation qui la gere. Néanmoins les propriétés de la gestion mémoire
peuvent influencer l'utilisation de données significatives. En effet, I’espace mémoire disponible
n’est pas significatif lorsque la gestion repose sur une pagination a la demande. Dans ce cas, la
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taille de ’espace libre sur le disque est plus représentatif. D’autre part, décharger la mémoire
depuis un site sans disque est coliteux puisque la décharge se fait a travers le réseau. Remarquons
que le probleme de la place mémoire est moins critique sur les ordinateurs actuels qui offrent
des mémoires vives pouvant accueillir les données de plusieurs processus. De plus, il n’y a pas de
corrélation entre le temps d’utilisation du processeur et la place mémoire d’un processus [BF81].
Il est donc plus utile de demander au site destinataire d’un processus si sa place mémoire est
suffisante au moment d’effectuer le déplacement. Cette précaution est de toutes fagcons nécessaire
pour étre sir que nous pouvons exécuter ce processus sur le site destinataire.

Acceés aux entrées/sorties Les accés aux entrées/sorties doivent également étre pris en
compte lors de I'évaluation de la charge d’un site. En effet, il y a aproximativement un rap-
port inverse entre le taux d’utilisation du processeur et le taux d’utilisation des périphériques
[Cab86], comme nous I'avons vu en 3.1. Il est donc intéressant d’intégrer ces valeurs & la charge
du site puisque les processus concernés consomment une ressource mais apparaissent peu dans
Poccupation du processeur. Ainsi U'indicateur de charge du systeme BSD [LMKQ89] est calculé
a partir de la somme des longueurs de la queue du processeur et de la queue des entrées/sorties;
ces valeurs sont échantillonées puis lissées. Cet indicateur est utilisé dans plusieures réalisations,
par exemple [ZF87] et [TL8S].

Charge du réseau La charge locale du réseau peut aussi étre utilisée dans le calcul de la charge
d’un site. En effet, un réseau surchargé rend les communications distantes plus difficiles et donc
ralentit ’exécution des processus. Néanmoins cette valeur est difficile & obtenir sans support direct
du matériel. Par exemple si une facilité de routage automatique, ne nécessitant pas 'intervention
du processeur, est offerte ou si le réseau est un bus (du type Ethernet) ou encore un anneau, alors
des messages peuvent utiliser les méme brins de réseau que le site sans que celui-ci s’en rende
compte. Le calcul du taux local d’utilisation du réseau n’étant généralement pas significatif de
l'utilisation réelle du réseau, nous ne pouvons calculer localement la charge du réseau. Certains
réseaux offrent des statistiques sur l'utilisation du support de communication. Ces statistiques
peuvent étre intégrées dans une politique de gestion de charge répartie si elles ne sont pas trop
couteuses a obtenir.

La multiplication des valeurs de charges entraine des surcotiits importants lors de leur acquisition
aupres du systeme et lorsqu’elles sont échangées entre les sites. Il ne peut donc étre question
de prendre en compte et d’échanger toutes les valeurs de charge d’un site avec les autres sites.
Seules quelques valeurs, suffisamment significatives, sont retenues. Il est également possible de
calculer un indice de charge, représentatif de la charge du site, en combinant ces valeurs. Toutes
les données n’ayant pas la méme importance vis a vis du site, elles peuvent étre pondérées pour
obtenir une estimation de la charge plus représentative. Ces méthodes permettent de réduire les
colits d’échanges entre les sites.

Dans [ELZ86], les auteurs comparent différents algorithmes de gestion de charge. Ils montrent que
des techniques extrémement simples - qui utilisent peu d’informations - de gestion de la charge
donnent de trés bons résultats, aussi bons que ceux d’algorithmes compliqués (voir figure V.2).
Ainsi un algorithme basé sur un seul seuil de charge peut obtenir des performances proches de
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loptimum malgré sa simplicité. La méme conclusion est donnée dans [LO86]. Les simulations
décrites dans [CH87] montrent également qu'une grande quantité d’informations n’apporte rien
dans la mesure ou leur validité dure moins longtemps.

Les valeurs de charge qui auront été préssenties comme significatives sont échangées entre les sites
afin d’élaborer les décisions de déplacement de processus.

3.3 Estimation d’un déséquilibre de charge

L’initialisation d’une migration ou d’une exécution distante de processus pour répartir la charge
est effectuée par une unité de décision. C’est 'unité de décision qui mémorise les valeurs de charge
des autres sites. Elle doit étre capable de prendre une décision rapidement quelque soit ’état de
la charge sur I’ensemble du réseau. En particulier, elle doit détecter les déséquilibres de charge
entre les sites.

Dans de nombreux cas, un écart de charge est détecté en comparant la charge locale & un ensemble
de valeurs provenant d’autres sites. Soit a partir de constantes, soit en utilisant les valeurs des
autres sites, I'unité de décision peut classer le site comme faiblement, modérement ou tres chargé.
Une décision de déplacement de charge est généralement prise lorsque le site est considéré comme
surchargé. De nombreux algorithmes utilisent des valeurs de seuils (figure V.5) pour déterminer
si le site est souschargé ou surchargé. Dans [ELZ85] et [DTJ89] un seul seuil est utilisé pour
déterminer si le site peut accepter des processus d’autres sites. Le site est alors soit en état de
sous-charge donc pres a recevoir une charge supplémentaire, soit en état de surcharge donc pres a
distribuer sa charge. D’autres algorithmes tels que ceux décrits dans [NXG85] ou [ACS88] utilisent
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deux seuils pour classer la charge des sites en trois classes : faible, moyenne ou forte. Les sites de
faible charge peuvent accepter une charge supplémentaire, les sites de charge moyenne n’acceptent
par de surcharge mais n’en fournissent pas non plus et les sites de forte charge cherchent a se
décharger d’une partie de leurs processus. Les algorithmes basés sur deux seuils souffrent moins
d’instabilité que les algorithmes basés sur un seul seuil puisque un état de charge modéré ne
génere pas de déplacement de processus. Par contre ils admettent des différences de charge entre
les sites - tant que cette différence est comprise entre les deux seuils - et ainsi ne permettent pas
un équilibrage aussi précis que les techniques n’utilisant qu'un seul seuil.

Les seuils utilisés peuvent étre fixes, c’est-a-dire déterminés pendant le développement du gestion-
naire de charge, ou variables [HJ87] [PTS88], c’est-a-dire déterminés dynamiquement en fonction
de la charge moyenne du systeme. Les algorithmes basés sur des seuils variables permettent de
mettre en oeuvre un meilleur équilibrage de la charge puisqu’ils prennent en compte ’état du
systeme.

Dans [BP86] le systeme ne fixe pas de seuil de charge. Une unité de décision mémorise les valeurs
de charge de plusieurs sites dans une table. La charge locale est ensuite comparée a ces valeurs
pour déterminer ’état de charge du site.

3.4 Initialisation de la gestion de charge

La gestion de charge peut étre initialisée soit par un processeur surchargé offrant a d’autres pro-
cesseurs d’exécuter quelques unes de ses taches, soit par un processeur sous-chargé, éventuellement
inoccupé, en demandant du travail. Ces politiques ne sont pas exclusives et peuvent étre mises
en oeuvre ensemble.

Si le systeme utilise uniquement la répartition de charge pour mettre en oeuvre sa politique d’or-
donnancement global, une implantation ou le processeur cherche a se décharger - ou initialisée
par I’émetteur de la charge - semble plus adaptée. A la création d’un processus le processeur
est prét a entrer dans une phase de déplacement de sa charge. Par contre il ne peut se permettre
d’attendre les propositions émanant d’autre sites pour exécuter le processus car rien ne prouve
qu’il en recevra une dans un intervalle de temps assez court. S’il attend une telle requéte il risque
donc de pénaliser I’exécution du nouveau processus.

Par contre, si le systeme supporte la migration de processus il peut choisir entre les deux politiques
puisqu’une migration peut étre effectuée a la demande. Dans ce cas, une implantation initialisée
par "émetteur est mieux adaptée pour des réseaux peu ou modérément chargés : si la plupart
des sites sont surchargés, ils génerent un grand nombre de messages de demande d’exécution de
processus qui encombrent le réseau et le peu de processeurs sous-chargés. Réciproquement, une
stratégie ou le processeur cherche du travail, que nous qualifions d’initialisée par le récepteur
de la charge, convient mieux a un réseau tres chargé puisque peu de messages de migration
sont générés. Mais elle est mal adaptée a un réseau peu chargé puisqu’elle génére un travail
supplémentaire important. La méthode d’initialisation par le récepteur a 'avantage de faire sup-
porter le poids du calcul induit par la décision d’un déplacement de charge au site le moins chargé,
ce qui pénalise moins ’exécution générale.

Dans [ELZ85] les techniques d’initialisation par I’émetteur et celles d’initialisation par le récepteur
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Figure V.6 : Comparaison de deux techniques de gestion de charge

sont comparées. Les résultats sont applicables a un grand nombre d’architectures dans la mesure
ol le modele utilisé est basé sur des communications directes entre les sites mais sans utilisation
d’un service de diffusion. Les conclusions, tirées de la figure V.6 sont les suivantes : les deux tech-
niques offrent des gains de performances substantiels, I'initialisation par I’émetteur se comporte
mieux pour une charge faible ou modérée, l'initialisation par le récepteur se comporte mieux
avec une charge forte - si les colts de transfert sont égaux dans les deux cas. Par contre, cette
technique n’apporte pas un gain significatif méme lorsque le réseau est tres chargé.

Une méthode hybride qui integre les deux stratégies et s’adapte a la charge du réseau peut alors
s’avérer intéressante. Le probléme est de savoir si le travail supplémentaire généré par la nécessité
de décision entre les deux algorithmes compense les désavantages de ces stratégies lorsqu’elles sont
utilisées seules. Nous pouvons remarquer que les deux stratégies sont compatibles et le fait que
tous les sites n’utilisent pas le méme algorithme ne géne pas a la mise en oeuvre d’une politique
globale de gestion de charge.

Une méthode hybride, utilisant I'initialisation par I’émetteur et par le récepteur, est décrite dans
[GGI1]. Le réseau est divisé en partitions au sein desquelles une premiere répartition de la charge,
engagée par le récepteur, est effectuée. Si cela n’est pas suffisant une partition cherche a se
débarasser de sa surcharge. Cet algorithme est comparé a deux autres pour montrer le gain qu’il
entraine. Cependant cette comparaison porte sur I’exécution d’une application dont le compor-
tement est connu ce qui réduit la validité des conclusions. De plus la constitution de partitions
est basée sur des informations statiques concernant cette application (charge supposée des liens
de communications). Il semble donc difficile de la mettre en oeuvre dynamiquement dans un
environnement exécutant plusieurs applications.
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3.5 Echange des valeurs de charge

Pour mettre en place une politique de gestion de charge qui permette une utilisation des pro-
cesseurs proche de I'optimum il faut connaitre de facon précise les caractéristiques et I’état du
systeme : emplacement des différentes ressources, état de charge des processeurs, etc., ceci a tout
instant de ’exécution. Une telle politique est trop couteuse a la fois dans la prise en compte
d’un grand nombre de valeurs, engendrant des calculs trop importants, et pour les échanges de
messages qu’elle entraine. L’échange systématique d’une seule valeur entre tous les sites engendre,
si le réseau n’offre pas de facilité de diffusion [LO86], un nombre de communications de 'ordre du
carré du nombre de sites. Dans ces conditions 'algorithme ne peut plus étre qualifié d’extensible.
Notons également qu’un service de diffusion sur un réseau dont la topologie n’est pas adaptée
(hypercube, grille, etc.) ne peut pas non plus servir de support & un échange des valeurs de charge.

La gestion de charge doit donc se contenter d’un ensemble réduit de valeurs qui sont commu-
niquées partiellement. Le choix des sites auxquels les valeurs de charge locales sont communiquées
constitue généralement un compromis entre une connaissance uniquement locale et une connais-
sance globale sur chaque site. L’approche la plus simple [ZF87] ne se soucie pas des valeurs des
autres sites et choisit aléatoirement le site destinataire d’un trop plein de charge. Un premier
raffinement [ELZ86] consiste a échanger les valeurs de charge avant un transfert pour éviter
un déplacement pénalisant. Si le systeme base sa gestion répartie sur les valeurs de charge des
autres processeurs celles-ci doivent étre échangées entre les sites. Parmi les techniques décrites ou
développées nous différencions :

Techniques de temps fixe pour lesquelles le site communique ses valeurs de charge a chaque
période de temps. Le site doit choisir les destinataires de ces valeurs. Il ne peut les envoyer
a tous les sites, méme si le réseau offre un service de diffusion : cela génere un trafic de
messages trop important si chacun émet simultanément. Les techniques de temps fixe ne
permettent pas d’avoir une connaissance exacte de la charge a l'instant de déplacement
d’un processus mais seulement une estimation. Ce défaut peut étre compensé en vérifiant
la charge du site destinataire, avant le déplacement, afin de s’assurer qu’elle est restée dans
un ordre de grandeur équivalent a celui de la charge supposée.

Techniques au coup par coup pour lesquelles les valeurs de charge ne sont échangées qu’au
moment ou elle sont nécessaires. Par exemple lorsqu’un processeur se considére comme
surchargé il peut demander les valeurs de charge d’autres sites afin d’engager un processus
de répartition de charge. L’avantage de cette technique est de permettre une connaissance
assez précise et stre de la charge du site distant au moment du transfert. Par contre, elle
entraine une plus forte activité au moment de la demande.

Techniques basées sur la diffusion qui utilisent ou supposent qu’une fonctionnalité parti-
culiere permet a un site de diffuser sa charge a d’autres sites. Bon nombre d’algorithmes
décrits font cette supposition [DO91] [LO86] car ils destinent leurs fonctionnalités a des
réseaux de stations de travail connectées par un réseau en bus - Ethernet étant le plus
classique - ou en anneau sur lesquel la diffusion est offerte. Par contre, ces techniques ne
sont pas applicables actuellement au réseau des multicalculateurs ou les connexions point
a point rendent la diffusion tres cotiteuse : d’une part car elle doit actuellement étre gérée
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Figure V.7 : Techniques d’échange des valeurs de charge

au niveau du logiciel et d’autre part car elle engendre un nombre de messages de 'ordre du
nombre de sites (elle n’en engendre qu’un sur un bus).

Dans [Zho88] le systeme est soumis & différentes charges pour étudier son comportement. Dans ce
cadre les algorithmes utilisant des échanges périodiques fournissent des performances équivalentes
a ceux basés sur une technique au coup par coup.

Sur les réseaux n’offrant pas de facilités de diffusion le site doit choisir un ensemble restraint de
sites auxquels il envoie ses valeurs de charge. Différentes techniques (figure V.7) peuvent alors
étre utilisées :

Echange par paires L’échange par paires consiste a envoyer la charge d’un site a un seul
autre site. Cet échange ne permet pas une large diffusion de la charge du site puisqu’aux instants
d’échange un seul autre site connait la charge. De ce fait la répartition de la charge est plus lente
(donc moins performante) mais plus stable. Par exemple, si un site est peu chargé proportion-
nellement a ses voisins il va chercher & acquérir de la charge. Lorsqu’il communique ce besoin a
plusieurs sites il a, statistiquement, plus de chances de trouver un site intéressé a se décharger
que s’il communique sa charge a un seul site. Par contre puisque 1’échange se fait moins vite il y a
moins de risque que les processus soient déplacés trop souvent (cf. 3.10). L’avantage de I’échange
par paires est son extensibilité. En effet I'algorithme ne fait jamais intervenir plus de deux sites
dans un échange. Le nombre de messages échangés est donc indépendant de la taille du réseau.

Le choix du second site, constituant la paire, est variable. Le site peut communiquer sa charge
a un seul autre site choisi de fagon aléatoire [BS85]. Nous appelerons cette technique échange
par paires aléatoires. Elle permet d’obtenir une bonne dispersion des processus sur le réseau
quelque soit sa taille. Dans [GV91] les paires sont établies tour a tour avec chacun des voisins du
site. Cette technique est appelée paires circulaires (round-robin).

Le principal probleme posé par ’échange par paires est le peu de connaissance sur 1’état du réseau
obtenu par un site. Celui-ci ne peut alors fixer son comportement qu’en fonction de la charge d’un
autre site et non en fonction de la totalité du systeme. Cette vue, trop restrainte, de ’ensemble
du systeme peut amener un processus a étre déplacé plusieurs fois avant de trouver un site qui
est réellement peu chargé. Une solution est proposée par le systeme Mosix[BP86]. Chaque site
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conserve une table dans laquelle il mémorise une dizaine de valeurs de charges et les sites auxquels
elles correspondent. Suivant une technique de temps fixe les sites échangent leurs tables avec un
site choisi de fagon aléatoire. La mise a jour est faite en conservant les deux moitiées les plus a
jour des tables. Ces tables ne refletent pas parfaitement 1’état du systéme mais elles permettent
de donner une vue plus globale du systeme. Notons que celui-ci n’évolue pas rapidement puisque
les échanges se font sur le modele des paires aléatoires donc les informations contenues dans les
tables conservent, en partie, leur validité.

Echanges avec le voisinage Le gestionnaire de charge peut aussi baser ses décisions sur un
nombre fixe de valeurs de charge en provenance d’autres sites. Ainsi I'algorithme décrit dans
[LKS86] - appelé algorithme du gradient - utilise les valeurs de charge des voisins (situés & une
distance inférieure ou égale & une constante d) pour choisir le site destinataire d’une surcharge
éventuelle. Ces valeurs peuvent étre obtenues soit en utilisant une technique de temps fixe (plutot
dans le cas d’initialisation par 1’expéditeur) soit une technique au coup par coup (plutét dans le
cas d’initialisation par le recepteur). Le site définit alors un gradient de pression - représentée
par la charge - et ’équilibrage est obtenu par raffinements successifs. Cet algorithme suppose une
connaissance de la topologie du réseau, méme si elle est partielle. En effet, la connaissance des
voisins d’un site est nécessaire pour I’échange des valeurs. Il s’adapte bien, par exemple, aux archi-
tectures du type transputer puisque le modele physique correspond au modele de 'algorithme. Par
contre lorsque le réseau est complet (méme virtuellement comme I'iPSC/2) I'algorithme implique
la définition d’un maillage pour le réseau afin de définir des distances entre sites; le nombre
de voisins et le maillage peuvent étre choisis en fonction de l’architecture pour de meilleures
performances. Notons également que I'algorithme du gradient se comporte bien a partir d’une
configuration initiale ou tous les sites sont chargés et pour compenser les déséquilibres qui ap-
paraissent en cours d’exécution d’une application. En nécessitant plusieurs migrations pour un
meéme processus - puisque les processus ne peuvent étre envoyés au dela du voisinage - il devient
assez couteux dans le cas d’un fort déséquilibre.

La technique d’échange avec le voisinage permet de mettre en place un équilibrage réel de la
charge. Cet équilibrage est obtenu en plusieurs périodes de temps. 1l se fait donc assez lentement.
Par exemple dans le cas d’un multicalculateur utilisé comme serveur de calcul, la charge est
générée principalement par les sites sur lesquels sont connectés des utilisateurs. Le gestionnaire
de charge doit alors avoir une grande capacité a disperser les processus pour assurer une bonne
utilisation de la machine. Pour compenser ce défaut 1’algorithme ACWN (Adaptative Contact
Within a Neighbourhood) [Tur90] oblige les processus a se déplacer d’au moins min.hops et
d’au plus maz.hops. Ainsi en fixant - éventuellement dynamiquement - ces deux parametres le
gestionnaire de charge peut forcer la dispersion des processus.

Echanges a répétition La technique des échanges a répétition est dérivée de I’échange par
paires. Dans [ELZ86] elle consiste & envoyer, depuis un site surchargé, un processus sur un site
aléatoirement choisi. Si ce site est lui-méme trop chargé, il renvoie le processus a un troisieme
site. Il est alors montré que cette technique peut s’avérer tres instable dans un environnement
surchargé : les processus ne trouvant aucun site sous-chargé sont continuellement déplacés. Par
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contre en limitant le nombre de déplacements du processus & un seuil fixe (qui peut étre choisi
dynamiquement) elle retrouve sa stabilité. Cette technique est utilisée pour des applications réelles
dans [GV91]. De méme que l’échange par paires, cet algorithme offre une bonne extensibilité
puisqu’il est indépendant de la configuration du systeme. Notons qu’il n’y a pas, dans ce cas,
d’échange réel de valeurs de charge puique cet échange est implicite.

Pour améliorer les performances de cet algorithme il est possible de ne pas déplacer le processus
sur tous les sites mais directement du site origine au site qui décide de ’accepter. En effet le
transfert de processus étant assez lourd il vaut mieux simuler ce transfert par un simple échange de
message. Cette optimisation est utilisée dans le systeme Falcon [GV91]. De méme cet algorithme
qui est prévu pour fonctionner avec initialisation par I’émetteur peut étre adapté pour utiliser
une initialisation par le récepteur : lorsqu’un site est sous-chargé il peut demander a un site de
lui envoyer un processus ou de faire suivre la requéte s’il n’est pas surchargé.

Mise aux enchéeres De méme que ’échange a répétition, la mise aux encheres ne constitue pas
vraiment un échange de valeurs de charge. La mise aux encheres consiste a annoncer & plusieurs
sites la sous-charge ou sur-charge locale. Les sites qui recoivent le message proposent alors leurs
services, s’ils sont intéressés, en donnant une valeur (par exemple leur valeur de charge) qui
constitue leurs encheres. Le site origine choisit alors ’enchere la plus intéressante pour déplacer
son processus. Cette technique fonctionne bien si elle est couplée a un service de diffusion car
elle permet, ainsi, de contacter beaucoup d’intéressés aux encheres. Un inconvénient de cette
technique est qu’elle nécessite ’échange de nombreux messages pour la mise aux encheres comme
pour les propositions d’enchéres. Une variante de cet algorithme fait attendre le site qui propose
une encheére un temps inversement proportionnel a cette enchere. Le premier message qui arrive
au site d’origine est donc probablement celui qui propose la meilleure enchere ou, a défaut, un
site qui propose une enchere intéressante. De méme 1’envoi des messages de mise aux encheres
peut étre limité a un voisinage ou un ensemble de sites aléatoirement choisis afin de réduire le
nombre de messages.

Certaines implantations n’échangent pas explicitement leurs valeurs de charge. Ainsi la gestion de
la charge du systéeme V [TL88] repose sur le service de groupes de processus. Les sites du réseau
sont classés en deux groupes : I'un contenant les sites surchargés et ’autre les sites peu chargés.
Les sites moyennement chargés ne participent pas. En utilisant des seuils de charge, 'unité de
décision d’un site met ou retire sa porte de I'un des groupes. La diffusion sur les groupes est alors
utilisée pour trouver une machine libre ou un processus a exécuter.

Le mode d’échange des valeurs de charges est une part importante d’une gestion de charge. Ceci
explique probablement pourquoi les algorithmes sont généralement nommés d’apres leur technique
d’échange de charge.

3.6 Le choix du processus

Le gestionnaire de charge doit choisir le processus a déplacer lorsque la charge locale du site
est trop importante. Dans le cas d’une politique de déplacement des processus qui repose sur
I’exécution a distance, le choix se portera sur le prochain processus devant s’exécuter sauf si le
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Figure V.8 : Neurone de McCulloch Pitts

gestionnaire de charge dispose d’informations sur le processus. Ces informations peuvent étre
des statistiques sur les exécutions précédentes du processus [ZF87] ou encore fournies par le
compilateur. Dans le cas d’une politique de déplacement reposant sur la migration le choix se
fera parmi la liste des processus du site. Nous nous intéressons au choix du processus dans le cas
de la migration.

L’approche la plus classique consiste a considérer tous les processus comme étant équivalents
et donc a migrer un processus quelconque. Cette politique est simple et donc rapide : elle ne
nécessite ni 'acquisition ni la mémorisation de données sur le processus. Par contre, il se peut
que 'exécution du processus sur le site destinataire s’avere plus lente que son exécution locale
si celui-ci accede fréquement une ressource du site d’origine. De méme un processus dont le
temps d’exécution restant est inférieur au temps de migration ne gagnera pas a étre migré.
Pour optimiser le choix du processus nous utilisons les données qui le caractérisent. Idéalement
il faudrait migrer les processus pour lesquels le résidu d’exécution est le plus long sur les sites
dont ils utiliseront le plus de ressources. Malheureusement il n’est pas possible de déterminer a
I’avance le comportement d’un processus et les ressources qu’il utilisera. Pour choisir le processus
a déplacer différentes solutions sont envisageables :

Le processus le plus long Comme nous ’avons vu en 3.1 le résidu d’exécution d’un processus
peut étre approximé par sa durée d’exécution actuelle. Ainsi, en choisissant le processus
qui a le plus long temps d’exécution, nous choisissons celui qui a, statistiquement, le plus
important résidu d’exécution. Notons que le plus vieux processus n’est pas forcément celui
qui a le temps d’exécution le plus long. En effet ce processus peut attendre une ressource
depuis longtemps sans s’étre exécuté depuis.

Les ressources utilisées Pour faciliter le travail du gestionnaire de charge il est envisageable
de donner au processus la possibilité de préciser les ressources auxquelles il est plus parti-
culierement attaché. Ainsi le gérant de taches Gatos [FR89] suppose la connaissance d’un
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graphe de taches pour respecter la précédence d’exécution dans une application parallele. De
méme nous pouvons envisager la modification du compilateur afin que I'exécutable du pro-
cessus contienne ces informations : cela entraine un changement du format des exécutables
donc une incompatibilité avec les systemes standards. Une maniere de déterminer dynami-
quement certaines des ressources utilisées par un processus est alors de I'exécuter locale-
ment un certain temps pour voir ce qu’il utilise (fichier ouvert, mémoire, etc.) et avec quelle
fréquence par rapport a l'utilisation du processeur ou du réseau. Ceci doit permettre de
déterminer quelle est la ressource importante pour le processus et de placer le processus
sur le site qui offre cette ressource. Ainsi, dans le systéme Mosix, chaque site conserve des
statistiques sur les processus qu’il exécute. Les processus sont tenus de s’exécuter, sur un
site, pendant une durée minimale avant d’étre déplacés ce qui permet d’établir ces statis-
tiques. Quand un processus migre, ses statistiques sont remises a jour. Le systeme utilise
ces statistiques pour choisir le processus a migrer. Cependant cette stratégie s’applique bien
au cas des processus demandeurs d’une seule ressource, ce n’est pas le cas général des pro-
cessus. Ainsi nous pouvons avoir a choisir entre plusieurs ressources sur des sites différents.
L’approche, parfois utilisée dans les langages & objets, qui consiste & déplacer le processus a
chaque requéte sur le site ou réside la ressource, ne peut étre utilisée ici car un processus est
trop lourd & migrer. Dans [ZF87], en imposant I'immobilité & certains processus les perfor-
mances ne sont que légerement affectées. Nous pouvons donc contraindre certains processus
a rester sur les sites dont ils utilisent les ressources sans implications importantes sur le
comportement global de la gestion de charge.

Proximité des ressources Certains parametres qui semblent intéressants, comme la prise en
compte de la proximité de deux sites, sont en fait dépendants du support de communication.
En effet ce parametre n’a pas d’incidence pour les réseaux du type Ethernet, ni dans le cas
de réseaux point a point qui utilisent un routage aléatoire [Int87b] puisqu’une communi-
cation passe toujours par un noeud intermédiaire aléatoirement choisi, avant d’arriver au
destinataire. Dans ce cas seul le partage d’un site peut permettre & deux processus commu-
niquants de réduire les temps d’échange de données. Nous pensons que ce parametre peut
avoir un intérét pour d’autres types de réseaux. Les simulations et les réalisations dont
nous disposons ne prennent pas ce parametre en compte et travaillent sur des processus
indépendants. Les fonctionnalités décrites dans [GV91] permettent de situer des processus
sur un méme site mais ne donnent pas de notion de proximité.

Neurone de McCulloch Une approche originale pour le choix d’un processus est décrite dans
[SS84]. Le gestionnaire de charge utilise un neurone de McCulloch Pitts (figure V.8) pour
choisir le processus a migrer parmi ceux qui sont disponibles. Le neurone de McCulloch-
Pitts est une cellule de décision qui agit en fonction d’excitations et d’inhibiteurs. La sortie
de cette cellule est une seule valeur : soit la somme des excitations, soit zéro. Si un des
inhibiteurs est positionné, la sortie est nulle. Dans le contexte de la gestion de processus,
les inhibiteurs peuvent étre : le processus a besoin d’une ressource locale, il a déja été migré
plusieurs fois, le processus a été fixé sur ce site par l'utilisateur, etc. Les excitations sont
tous les parametres importants pouvant intervenir dans ’ordonnancement global : temps
d’exécution actuel et global, nombre de migrations, état du processus, taille du processus,
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priorité, ressources spéciales nécessaires, position dans la file d’attente de ’ordonnanceur
local, etc.

Parmi les données a prendre en compte pour le choix d’un processus a migrer certaines sont
primordiales - si le processus ne peut pas étre migré - et d’autres facultatives. Une donnée pri-
mordiale peut étre, par exemple, le placement d’un processus sur un site car il accede a une
ressource particuliere : horloge temps réel, gestion d’un périphérique, etc. Les données faculta-
tives sont celles qui ont été décrites précédemment : proximité des fichiers, proximité d’un autre
processus, etc. Notons que, comme pour la stratégie de choix du site destinataire, la stratégie de
choix du processus ne doit pas non plus étre trop couteuse par rapport au temps d’exécution des
processus. Dans [SS84], la gestion de charge est testée avec différentes contraintes sur les groupes
de processus. Les résultats obtenus montrent qu’une implantation tenant compte des dépendances
entre processus n’apporte pas de gains substantiels de performances, par rapport a la quantité
d’informations supplémentaires a prendre en compte.

3.7 Choix de la politique de déplacement des processus

Dans la littérature nous pouvons différencier deux écoles en ce qui concerne le choix de la politique
de déplacement des processus : I'une est pour la migration de processus [LO86] et I’autre qui est
contre [JV88b]. Des études [ELZ88] et [KL88] ont tenté de déterminer les bénéfices apportés par
la migration de processus en simulant le comportement d’'un systeme réparti gérant la charge
globalement. Nous n’avons pas trouvé de preuve convaincante pour 'une ou I’autre des solutions.
Dans cette partie nous comparons les intéréts de chacune. Nous pensons que seule une réalisation
permettant la mesure des performances dans les deux cas peut apporter une réponse. Celle-ci ne
serait cependant pas définitive, d’une part car elle ne s’appliquera qu’au cas de ’environnement
choisi et d’autre part car certaines applications particulieres pourront tirer un bénéfice de I'une ou
I'autre politique. Pour cette raison une politique mixte ou adaptative nous semble mieux répondre
aux particularités de chacun. Notons tout de méme que ce sont généralement les réalisations
de gestion de charge destinées aux réseaux de stations de travail qui récusent la migration de
processus.

La répartition de charge permet qu’aucun site ne reste inactif tandis que la charge augmente sur
un autre. Dans ce cas le site d’exécution d’un processus est déterminé a sa création en fonction de
données de charge. Pour implanter ce partage de charge, le systéme doit offrir une fonctionnalité
d’exécution distante. L’intérét de la répartition de charge réside dans le fait que les processus
ne se déplacent qu’une fois au cours de leur exécution, au moment de leur création. Le systéeme
limite ainsi le temps passé en échange de processus. Par contre cette méthode ne nivelle pas
completement la charge, si elle ne fait aucune supposition sur la nature des processus. Dans une
application parallele, il peut se produire que les deux plus longs processus se trouvent sur le méme
site en fin d’exécution. Nous aurons alors un site traitant deux processus alors que les processeurs
voisins sont inoccupés. Le résultat sera probablement une forte dégradation des performances.
Ceci parce que le lieu d’exécution a été choisi sans tenir compte des caractéristiques des processus
et qu’il n’y a pas de possibilité de rattrapage. D’une maniere plus générale, la répartition de charge
ne permet pas de résorber un déséquilibre qui se crée s’il n’y a pas de création de processus.
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L’équilibrage de charge permet un nivellement permanent de la charge entre tous les sites quelque
soit I’état des processus. Dans ce cas les processus seront migrés pendant leur exécution pour
étre déplacés. Une politique correctement mise en place assure qu’aucun site n’est inactif tant
qu’un autre site exécute plusieurs processus. L’équilibrage de charge n’est donc qu’une tentative
d’amélioration de la répartition de charge : cette technique doit permettre de mettre en place
une meilleure dispersion de la charge sur les processeurs. Il convient donc mieux pour obtenir
une moins grande divergence dans les temps d’exécution d’une méme application. Les reproches
principaux fait a la migration de processus sont son cout et la complexité des développements
qu’elle entraine. Cette complexité dépend du systeme dans lequel la migration est implantée (cf.
chapitre IV) et ne peut étre prise comme un argument général pour ne pas utiliser la migration. Le
colit d’une migration est a comparer au cotit d’une exécution distante. Pour migrer un processus il
faut envoyer au site distant le code, les données, la pile et le contexte systéme du processus. Pour
exécuter un processus & distance il suffit d’envoyer le code et les données du processus (certaines
exécutions distantes, telle que celle qui est implantée dans CHORUS/MiX, nécessitent également
Penvoi du contexte systéme). Le colit supplémentaire correspond donc & I’envoi de la pile et du
contexte systeme du processus. Certaines optimisations peuvent modifier ce cofit :

— si tous les sites possedent un disque il peut y avoir une instance de I’exécutable de ce processus
sur chacun des sites. Dans ce cas ’exécution a distance n’a pas besoin d’envoyer ni le code
ni les données. Par contre la migration doit tout de méme transférer les données puisqu’elles
peuvent avoir été modifiées depuis le lancement du processus.

— si une instance du processus existe déja sur le site destinataire, le code peut étre partagé
au moyen de mécanisme de mémoire virtuelle, il n’a donc pas besoin d’étre transmis. Cette
optimisation est valable dans les deux cas.

— certaines implantations de migration de processus [TL88] optimisent le transfert du code et des
données en continuant & exécuter le processus localement, tant que ce transfert n’a pas atteint
un stade avancé (cf. chapitre IV, 1.3.3). Le cott de transfert est alors plus élevé du point de
vue général mais I’est moins du point de vue du processus.

L’utilisation de la migration de processus peut s’avérer intéressante dans le cas de processus a
longue durée de vie, dans la mesure ou le gestionnaire de charge peut ne déplacer que les processus
qui tireront un bénéfice de la migration. Les statistiques citées en (cf. 3.1) semblent prouver que
la dynamicité d’une répartition de charge n’est pas suffisante pour implanter seule une gestion
de charge performante. En effet, la moitié du temps d’exécution est utilisée par les processus les
plus longs. Un mauvais choix d’exécution a distance pour un de ces processus risque d’entrainer
des conséquences importantes et a long terme. La migration permet alors modifier le placement
et de limiter les conséquences de ce choix d’exécution a distance.

Nous pouvons remarquer que le choix entre différentes politiques de déplacement n’est pas tou-
jours indépendant des autres choix d’implantation ou des besoins du service de gestion de charge
répartie. En effet, certaines politiques de gestion de la charge sous-entendent une utilisation
de la migration de processus. Par exemple 'algorithme du gradient suppose que les processus
peuvent étre déplacés plusieurs fois avant de trouver un site sur lequel ils se fixent. Avec un seul
déplacement possible la charge se disperse insuffisamment en utilisant une politique d’échange
de valeurs de charge avec les voisins. La gestion de charge du systeme Sprite utilise I’exécution
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Figure V.9 : Dispersion des processus par les paires aléatoires

a distance pour tirer parti des stations de travail inoccupées du réseau. Par contre lorsqu’une
station est utilisée par son propriétaire les processus en exécution distante qui s’y trouvent sont
migrés sur leur station de travail d’origine. L’initialisation par le récepteur entraine généralement
la migration de processus. Dans ce cas, une étude [ELZ86] montre que, pour les algorithmes a
seuil, si la migration est beaucoup plus chére que I'exécution a distance alors l'initialisation par
le récepteur obtient de moins bonnes performances.

Remarque Certains systemes, tels qu'UNIX, permettent la création de processus par duplica-
tion (fork). L’exécution a distance de I'instance dupliquée d’un processus pose plus de probléemes
que la création a distance. En effet, le processus lorsqu’il est dupliqué possede des données qui
sont modifiées dans son espace d’adressage et un contexte systeme. L’exécution a distance d’un
processus dupliqué est donc équivalente a la migration de processus. Nous pourrons alors parler
de duplication a distance. Nous revenons sur ce probleme en 4.3.1.

3.8 Dispersion

Une considération importante pour un systéeme de gestion de charge est le degré de globalité
avec lequel un site voit le systeme. Or il n’est pas possible a un site de connaitre la charge de
I’ensemble du systeme pour des raisons d’extensibilité. Sur une architecture de multicalculateur,
nous risquons alors de voir apparaitre des accumulations géographiques de processus. L’algorithme
choisi doit alors montrer des qualités de dispersion des processus sur le réseau. Nous pensons que
la capacité de dispersion d’un algorithme est tres importante pour les multicalculateurs dans la
mesure ou elle accélere la répartition de la charge or nous avons vu que les algorithmes d’échange
avec le voisinage n’ont pas de bonnes qualités de dispersion 3.5. Dans la figure V.9, chaque noeud
ne déplace qu’un processus a la fois vers un site choisi aléatoirement. Le choix aléatoire des sites
formant une paire n’assure pas, en toutes circonstances, ’accés au site le moins chargé. Ainsi le
noeud le plus chargé envoie deux fois au méme site.

Par contre, la figure V.10 montre autant de migrations que la figure V.9 mais I’équilibrage obtenu
est moins bon. Cette méthode est néanmoins extensible et peut donc convenir a un réseau ne
bénéficiant pas d’un routage direct entre les sites.

La figure V.10 montre un autre probleme posé par la méthode de I’échange avec le voisinage. Ici
chacun des sites communique avec ses voisins et déplace un processus a la fois pour équilibrer
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Figure V.10 : Dispersion des processus avec le voisinage

la charge. Dans le troisieme schéma, chacun des noeuds a une différence d’un processus avec ses
voisins. Cette différence n’est pas asez grande pour jusitfier un déplacement, la situation n’évolue
plus. Elle est considérée comme un équilibre puisqu’il y a équilibre entre chaque noeud et ses
voisins mais ce n’est pas un équilibre global. Si nous comparons les figures V.9 et V.10 nous
constatons facilement I'avantage de la dispersion : le nombre de migration est le méme entre les
deux figures, mais la répartition est meilleure dans la figure V.9.

3.9 Extensibilité

En théorie, la distribution des unités de décision permet de fournir un service plus extensible,
c’est-a-dire qu’il est possible de I’adapter & un grand nombre de sites sans modification. Des études
telles que [TL88| prouvent que dans un environnement ou la diffusion est possible (en particulier
pour des réseaux de stations de travail) cette affirmation n’est pas vérifiée. Nous ne disposons
pas d’études équivalentes dans le cas de calculateurs paralleles dont le réseau ne supporte pas
la diffusion. Il n’est donc pas possible de généraliser. Il est également envisageable de réduire le
nombre de sites possédant des gestionnaires de charge. Cette solution n’entraine pas une surcharge
importante en échange de messages. Par contre elle doit permettre une meilleure dispersion des
processus dans la zone d’influence du gestionnaire. Nous ne possedons pas d’exemple d’une telle
implantation.

3.10 Stabilité

La stabilité d’un systeme de gestion de charge est sa capacité a réagir a un changement dans la
distribution de la charge sans produire une charge supplémentaire, due aux migrations. C’est-
a-dire la capacité a éviter les déplacements de charge inutiles : par exemple la migration d'un
processus puis son retour sur un méme site. Le processus (et le systeme d’exploitation) risque
alors de passer la majeur partie de son temps en migrations, sans s’exécuter. Le probleme ne se
pose pas lorsque la politique de déplacement des processus choisie est une répartition de charge.
En effet un processus n’est déplacé qu'une seule fois au cours de son exécution, c’est le seul
surcoit & son exécution. Il faut cependant éviter que les sites échangent systématiquement leurs
processus lorsque cela n’est pas nécessaire.

Le risque de déplacement continuel des processus - ou effet ping-pong - est significatif quand
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Figure V.11 : Exemple d’instabilité

apparaissent des écarts de charge importants. En effet un tel déséquilibre risque d’entrainer une
sur-réaction du systeme de gestion de la charge qui déplace une charge importante vers un site
sous-chargé. Ce site passe ainsi en état de surcharge et veux donc, a son tour, se décharger du
surplus sur un autre site. Un effet de ping-pong peut alors se produire entre les deux sites qui se
chargent et se déchargent tour a tour. Notons que, lorsque le gestionnaire de charge est distribué
et possede une connaissance partielle de la charge des autres sites, plus I’équilibrage de charge
veut étre précis plus les risques d’instabilité sont grands [CH88b]. Dans la figure V.11, chacun
des sites 2, 3 et 4 s’apercoit de la sous charge de 1, il n’y a pas consertation et chacun envoie
le nombre de processus nécessaire a compenser le déséquilibre. Nous pouvons constater qu’avec
un tel algorithme nous obtenons un résultat inverse de celui que nous attendions, puisque le
déséquilibre n’est pas réduit.

— Dans Mosix [BS85] et [BF81], les processus doivent s’exécuter un minimum de temps sur un
site avant de pouvoir étre a nouveau migrés. Cette restriction permet de ne pas déplacer les
processus trop souvent et ainsi de garantir la stabilité de la gestion de charge. Pour permettre
une meilleure dispersion des processus, en particulier dans le cas ou une application en crée
beaucoup, le systeme Mosix compte le nombre de duplications du processus par unité de temps.
Si ce nombre est élevé, le gestionnaire de charge leve la contrainte sur le temps de résidence
minimum d’un processus et utilise I’exécution distante pour ne pas surcharger le site. Mosix ne
permet pas non plus de migrer plus d’un processus a la fois pour éviter les échanges de charge
trop importants et soudains qui déstabilisent le systeme.

— La technique & double seuil a été développée pour compenser les risques d’instabilité [AC88| de
la technique & seuil unique. En établissant un état dans lequel le site ne cherche ni a se charger
ni a se décharger 'algorithme réduit les possibilités de migration. Ainsi un site qui se charge
par déplacement de processus (donc dans un état de charge faible) n’en accepte plus des qu’il a
atteint une charge moyenne. Il ne va alors pas chercher a s’en débarrasser, la stabilité est donc
garantie.

— Certains articles prouvent mathématiquement la convergence d’algorithmes vers une charge
uniforme en modélisant le processus de gestion de charge [Sta85] et en simulant les processus
par des distributions.
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3.11 Analyse

La littérature propose également des études intéressantes qui peuvent compléter cette bib-
liographie. Un bref apercu des problemes généraux de la gestion de charge est donné dans [Hac89].
Différentes techniques de gestion de charge sont analysées dans [BSS9lal, [JV88a], [JV88b],
[MPV91], [HLMB0]. Ces articles donnent une vue générale sur plusieurs algorithmes avec une vue
différente de la notre car elles ne sont pas ciblées sur les multicalculateurs. Ces études nous per-
mettent de conclure sur quelques problemes généraux de I'implantation d’une gestion de charge :

— la mise en oeuvre d’un gestionnaire de charge differe en fonction des caractéristiques du systeme
visé. L'implantation d’un tel service, capable d’intégrer les contraintes a la fois des stations de
travail et des multicalculateurs, semble donc difficile.

— il n’est pas nécessaire de prendre en compte un trop grand nombre de parametres - aussi bien
sur I'état du systeme que sur les caractéristiques des processus. Trop d’informations peuvent
mener a une déstabilisation du systeme.

— la migration de processus s’avere intéressante dans quelques cas extrémes. Ces cas extrémes
occupent la moitié du temps d’exécution global, il faut donc les prendre en compte.

— la capacité de dispersion de la gestion de charge doit étre prise en compte sur un réseau reliant
un grand nombre de noeuds, en particulier sur les mutlicalculateurs.

4 Un gestionnaire de charge pour CHORUS/MiX

Nous nous proposons de réaliser un gestionnaire de charge pour multicalculateur. Ce gestionnaire
de charge fait partie des services que nous devons ajouter & CHORUS/MiX pour en faire un
systeme a image unique.

4.1 Le cadre

Nous décrivons les objectifs fixés pour le gestionnaire de charge et les hypotheéses qui caractérisent
I’environnement qu’il doit gérer.

4.1.1 Objectifs

La gestion de charge repose sur un serveur, intégré au systeme UNIX, qui répond aux objectifs
suivants :

— les intéréts d’un tel service sont différents selon que ce service est destiné aux multicalculateurs
ou aux stations de travail. Nous ne prenons donc pas en compte les contraintes liées a ces
dernieres, ce qui entraine quelques différences dans la conception du serveur. Par exemple,
nous voulons obtenir un équilibrage de charge plutot qu'une répartition de charge.

— nous prenons en compte les contraintes générales des systeémes répartis : le service doit étre
extensible, sans dépendance vis-a-vis de la topologie du réseau d’interconnexion ou de ca-
ractéristiques particulieres & un multicalculateur.
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— le gestionnaire de charge doit offrir une dispersion des processus qui permette de tirer parti des
possibilités d’exécution du multicalculateur.

— l'interconnexion de plusieurs multicalculateurs demande la mise en place d’un service qui gere
chacune des machines indépendamment. Les processus d’une application parallele doivent étre
exécutés sur une méme machine pour faciliter la communication entre ces processus. Par contre,
un serveur peut choisir, pour l'utilisateur, la machine la moins chargée pour exécuter son
application parallele. Ainsi, nous différencions le service d’allocation d’une application & une
machine, du service de gestion de charge répartie sur une machine. Le premier est plus proche
de la répartition de charge sur un réseau de stations de travail. Nous nous intéressons au second.

— nous nous imposons d’implanter ce service de fagon modulaire, c¢’est-a-dire avec un minimum
d’interactions entre les parties du service chargées de résoudre les sous-problemes énoncés en
2.4. Nous pourrons ainsi faire évoluer indépendamment les algorithmes utilisés. L’évaluation et
le raffinement de ces algorithmes se feront d’apres les tests effectués en “grandeur nature”.

4.1.2 Hypotheses

Les caractéristiques des multicalculateurs sont tres variables en ce qui concerne les organes
d’entrée/sortie, le réseau de communication ou encore le type des noeuds. Puisque Ces ca-
ractéristiques influencent (cf. 3.5) le choix d’un algorithme d’échange des valeurs de charge, nous
devons faire des choix quant au type de machine visé pour mettre en place la gestion globale de
charge. Nous essayons d’imposer le moins de contraintes possibles.

Généralement les réseaux sont différenciés d’apres leur topologie mais nous préférons prendre en
compte leurs fonctionnalités de routage car elles déterminent la vue du réseau, locale ou globale,
dont dispose le gestionnaire de charge. Ces fonctionnalités ont une influence importante sur le
choix des algorithmes pour le gestionnaire de charge. Ainsi, Le routage direct convient bien aux
techniques d’échange des valeurs de charge par paires aléatoires car il donne une vue globale du
réseau, permettant ainsi d’obtenir une bonne dispersion de la charge en contactant des noeuds
éloignés. Par contre, sans routage direct ce mode d’échange est réduit a un échange avec les
voisins et perd ses propriétés. Nous choisissons de travailler pour des réseaux offrant un service
de communication direct parce que d’une part beaucoup de réseaux offrent ce service, et d’autre
part, ce service peut étre simulé par un noyau de systeme d’exploitation. Nous ne faisons, par
ailleurs, aucune supposition quant a la topologie du réseau.

Nous supposons que la gestion de charge est réalisée sur une machine ou un réseau homogene.
Ainsi nous ne prenons pas en compte les contraintes liées a I’hétérogénéité des sites : ceci nous
permet de supposer qu’un processus quelconque peut s’exécuter sur un site quelconque.

4.2 Choix des solutions

Avant de décrire en détails I'implantation du gestionnaire de charge dans CHORUS/MiX nous en
donnons une vue indépendante du systéeme qui lui sert de support. Ceci nous permet d’analyser
chacune des solutions par rapport aux questions, posées en 2.4, sans considération extérieure a
celles de la gestion de charge. L’ordre des propositions ne respecte par celui utilisé auparavant
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mais plutoét un ordre naturel de dépendance entre les solutions.

4.2.1 Politique de déplacement

L’implantation de la migration de processus (chapitre IV) est moins performante que 1’exécution
a distance. Nous utilisons donc a priori cette derniere pour limiter les coiits de déplacement
des processus. Ainsi un processus sera placé sur le site qui lui offre les meilleurs possibilités
avant d’étre exécuté. Cependant, comme nous ’avons vu en 3.7, cette politique ne satisfait pas
pleinement les besoins des multicalculateurs. Pour compenser ces désavantages et mieux utiliser
la capacité du multicalculateur, nous utilisons également la migration de processus lorsque le
déséquilibre, mesuré entre deux sites, est trop important. L’implantation d’une politique hybride
nous permettra également de comparer les performances de chacune et de comprendre quand
utiliser 'une ou 'autre.

Pour limiter le cout de I’équilibrage nous essayerons de limiter le nombre des migrations. D’apres
les chiffres cités en 3.1, la migration ne doit par concerner plus de 1% des processus. Par contre,
méme avec un service de migration qui agit rarement, nous devons obtenir des gains importants,
ce qui justifie la mise en place d’un tel service.

4.2.2 Echange des valeurs de charge

L’algorithme d’échange des valeurs de charge est probablement une des parties les plus sensibles
de l'ordonnancement réparti. Sur les multicalculateurs, celui-ci doit satisfaire aux contraintes
d’extensibilité tout en permettant une bonne dispersion des processus sur ’ensemble du réseau.
Dans notre environnement, chacune des techniques décrites précédemment possede des avantages
et des inconvénients. Nous avons essayé de les analyser :

Echange avec le voisinage Comme nous ’avons vu, les techniques d’échange avec le voisinage
utilisent largement la migration pour obtenir I’équilibrage de charge. Nous pensons qu’une telle
technique n’est pas bien adaptée a un multicalculateur offrant un routage direct entre les noeuds.
Elle nous oblige a définir les voisins de chaque noeud et donc un maillage dans le réseau. Elle ne
tire pas parti de la communication directe entre chaque noeud. De plus la dispersion des processus
nécessite un grand nombre de migrations, elle est donc trop cotiteuse.

Mise aux enchéres La mise aux enchéres, pour permettre une bonne diffusion, implique la
distribution des messages d’encheres a un grand nombre de sites, ce qui ne permet pas une bonne
extensibilité. Pour limiter les échanges de messages, nous pouvons utiliser I’'une des deux solutions
suivantes :

— définir un voisinage pour le site proposant les encheres. Les difficultés d’implantation sont alors
les mémes que pour les échanges avec le voisinage, cités précédemment.

— proposer les encheéres a un nombre fixe de sites, aléatoirement choisis. Cette technique aurait
I’avantage de permettre une bonne dispersion des processus sur le réseau.
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Cependant la mise aux encheres n’est pas utilisable pour ’exécution a distance puisqu’elle suppose
une initialisation de I’échange par le récepteur. Elle ne peut donc convenir aux choix de politique
de déplacement des processus que nous avons faits.

Echanges a répétition L’échange a répétition, dans sa forme originale, ne convient pas a notre
environnement. En effet, la migration de processus est trop cotiteuse pour que nous déplacions
des processus dont nous ne sommes pas surs qu’ils s’exécuteront dans de meilleures conditions.
En échangeant des messages a la place des processus, 'algorithme devient une variante des paires
aléatoires. Le fait de consulter plusieurs sites lui permet, statistiquement, de trouver un site moins
chargé que le site fourni par 'algorithme des paires aléatoires. Le probleme est alors de mesurer
le surcotit, engendré par un nombre plus important de messages et des temps de décision plus
longs, pour déterminer s’il apporte malgré tout des gains.

Les paires aléatoires La technique basée sur I’échange par paires aléatoirement choisies, telle
qu’elle est mise en oeuvre dans Mosix, nous semble bien adaptée aux multicalculateurs. Elle
permet une bonne extensibilité puisqu’elle n’implique jamais plus de deux sites dans un échange.
De plus, le choix aléatoire d’un site permet d’obtenir une vue dispersée de la charge du systeme,
dans la mesure ou les valeurs dont nous disposons proviennent de noeuds quelconques du réseau.
Ainsi, la notion de proximité n’est pas prise en compte ce qui évite ’engorgement d’une partie
du réseau et permet d’obtenir rapidement une bonne dispersion des processus. D’autre part
l'utilisation de tables de charge (cf. 3.5), améliorant les choix de placement en diffusant plus
largement I’état des sites, engendre un trafic réseau moins important que I’algorithme des échanges
a répétition tout en donnant une bonne connaissance de 1’état du réseau.

Pour conclure, dans la mesure ol nous ne souhaitons pas compliquer le développement du gestion-
naire de charge en utilisant une technique différente pour ’exécution a distance et la migration,
nous ne pouvons utiliser un échange des valeurs de charge basé sur la mise aux encheres. Nous
écartons également 1’échange avec le voisinage qui est destiné & un environnement particulier.
Nous choisissons donc, pour limiter le trafic réseau, d’utiliser un échange basé sur les paires
aléatoires, en envoyant une table de charge lorsque la paire est constituée. Nous utilisons une
technique a temps fixe pour I’échange des valeurs de charge.

4.2.3 Echange des tables de charges

L’algorithme utilisé pour la construction d’une table est le suivant. A chaque pas de temps, un
site envoie la moitié de sa table de valeurs a un site aléatoirement choisi. Sur le site récepteur,
une nouvelle table est constituée a partir de la charge locale (dans la premiere entrée de la table)
et en intercalant & la suite une valeur de ’ancienne table locale et une de la table recue. Cet
algorithme est illustré par la figure V.12. La premiére valeur de la table locale n’est pas prise en
compte car elle représente la charge du site au pas de temps précédent.

Avec l'algorithme d’échange des tables de charge utilisé, une valeur est transmise a un autre
site au premier pas de temps. Au deuxieme pas de temps, ces deux sites envoient leurs tables,
contenant cette valeur, a deux sites choisis aléatoirement. La valeur est donc connue d’au plus
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Figure V.12 : Evolution d’une table de charge

quatres sites. Ainsi, au pas de temps n, elle sera connue d’au plus 2" sites. Cette valeur est donc
diffusée rapidement. Or, plus une valeur est diffusée, plus elle est imprécise. Pour cette raison, le
nombre d’entrées dans la table doit étre limité pour conserver une bonne validité des valeurs.

4.2.4 Estimation de la charge

Comme la plupart des gestionnaires de charge décrits dans la littérature il nous semble intéressant
d’utiliser la longueur de la file d’attente du processeur dans ’estimation de la charge. En effet cette
valeur permet d’obtenir une bonne vue de la charge absolue - elle permet de savoir quelle part
du processeur sera attribuée aux processus arrivant sur le site - et elle est facilement comparable
avec celle des autres sites. Par contre, puisqu’elle est mesurée instantanément, elle ne traduit
pas I’évolution du site. La connaissance du temps d’exécution restant est alors nécessaire. Nous
utilisons la somme des résidus d’exécution des processus pour traduire ce temps. Cette somme
nous semble plus intéressante que le lissage du nombre de processus dans la file d’attente, dans la
mesure ou elle cherche a approximer le futur proche sans hypothese sur le passé. Le lissage cherche
uniquement a réduire la portée d’éventuels comportements inhabituels mais ce sont, au contraire,
ces comportements que nous devons traiter. Nous utilisons ces deux valeurs pour caractériser
l'activité du processeur.

Dans un premier temps nous n’utilisons pas d’autres valeurs significatives :

— L’occupation de la mémoire peut facilement étre obtenue aupres du systeme. Elle est vérifiée a
chaque déplacement de processus. Par contre il ne nous semble pas intéressant de la mémoriser
dans la mesure ou la valeur obtenue traduit une occupation instantanée et doit a nouveau étre
vérifiée avant de déplacer le processus.

— La charge du réseau peut rarement étre obtenue si le médium n’offre pas, lui-méme, un tel
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service (cf. 3.2). Ce service n’étant pas courant nous ne l'utilisons pas.

— Enfin, sur un multicalculateur, ou tous les sites ne disposent pas de périphériques, il est difficile
de prendre en compte la file des processus en attente d’entrées/sorties dans une évaluation de la
charge puisque cette valeur ne sera pas significative sur tous les sites. De plus, beaucoup d’acces
aux périphériques se font a travers le réseau donc peuvent étre confondus avec des échanges de
messages, ce qui rend plus difficile 'utilisation de cette valeur.

4.2.5 Estimation de la surcharge

En recevant une table de charge, le service d’ordonnancement réparti peut comparer sa charge a
celle des autres sites et décider si elle est proportionnellement trop grande ou trop petite. Dans
ce cas la technique du seuil de charge, simple ou multiple, n’est pas nécessaire puisque les seuils
de charge sont utilisés comme des valeurs de références lorsque le site ne posséde pas de valeurs
pour comparer sa propre charge. Néanmoins nous utilisons également trois états pour le site :
peu, modérement et fortement chargé. Ceci nous permet de ne pas recalculer la charge du site
entre deux pas de temps.

4.2.6 Initialisation des échanges

Puisque nous avons choisi d’utiliser ’exécution a distance pour supporter la plus grosse part de
I’équilibrage de charge, c’est I’émetteur du processus qui doit proposer ’envoi de processus aux
sites moins chargés. Nous pouvons cependant utiliser une technique différente pour les processus
qui doivent étre migrés. En effet, en connaissant les valeurs de charge d’autres sites, nous pouvons
choisir soit de proposer a un site surchargé de déplacer un processus sur notre site, soit de
proposer a un site sous-chargé de lui envoyer de la charge. Les avantages pour chacune des
techniques ont été présentés en 3.4. La technique d’initialisation par le récepteur ne semble pas,
dans les simulations que nous avons présentées, fournir des résultats significativement meilleurs
que l'initialisation par I’émetteur. Cependant nous pensons que la combinaison avec une technique
d’initialisation par ’émetteur permet d’obtenir plus rapidement un équilibre de la charge : deux
sites agissent alors pour I’équilibrage au lieu d’un. De plus le risque d’instabilité n’est pas accru
dans la mesure ou deux sites doivent s’accorder pour engager une migration. Dans un premier
temps nous n’implantons qu’'une intialisation par I’émetteur pour vérifier les idées de base. Nous
désirons tester I'initialisation par le récepteur dans une seconde phase d’évaluation de différents
algorithmes. Nous traitons donc par la suite des problemes qui y sont liés.

4.2.7 Choix du site destinataire

Le site le moins chargé est celui qui possede moins de processus et un temps restant plus court que
ceux des autres sites. Nous utilisons toujours le nombre de processus comme le critere principal
de décision. En effet, avec 1’équilibrage de charge, nous pouvons supposer qu’il évolue lentement.
Il nous permet d’approximer, dans un futur proche, la part du processeur qui peut étre attribuée
a un processus. Nous utilisons le temps total d’exécution pour choisir entre deux sites ayant la
meéme charge.
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4.2.8 Choix du processus

Les parametres de choix d’un processus sont totalement indépendants de l'algorithme d’échange
des valeurs de charge. Nous pourrons donc facilement modifier ces parametres s’ils s’avérent mal
choisis, sans influer sur les caractéristiques du gestionnaire de charge. La sélection du meilleur
processus a migrer utilise les mémes criteres que le choix du site le moins chargé, c’est-a-dire le
temps d’utilisation du processeur.

D’une maniere générale les processus sont placés a leur création, sans utiliser de criteres par-
ticuliers. Lorsque le systeme décide de migrer un processus, il choisit le processus le plus long
puisque c’est celui qui a potentiellement le plus long résidu d’exécution (cf. 3.1). Nous devons
donc conserver le temps d’exécution pour chaque processus. Ce choix peut poser deux problemes
si le systeme n’est pas tres stable :

— les processus longs risquent d’étre systématiquement déplacés au profit des processus courts,
c’est-a-dire que, plus un processus veillit, plus il risque de passer son temps a étre déplacé.

— un processus est considéré comme long par rapport aux processus qui s’exécutent en méme
temps que lui. S’il n’y a que des processus courts, nous pouvons étre amené a migrer un
processus qui n’en vaut pas la peine.

Cette constatation nous conduit a imposer un temps minimum d’exécution locale, au moins

équivalent, au temps moyen de migration d’un processus. De plus cette contrainte nous permet

d’assurer la stabilité du systeme.

4.2.9 Extensibilité et dispersion

Comme nous 'avons déja dit, 'extensibilité est garantie par les échanges entre les gestionnaires
de charges - de valeurs de charge ou de processus - qui n’impliquent jamais plus de deux sites a
la fois. Ainsi le nombre de protagonistes est indépendant du nombre de sites connectés au réseau.
En ne déplacant qu’un seul processus lorsqu’un déséquilibre de charge est constaté, nous contrai-
gnons les sites tres chargés a placer leurs processus dont il se décharge sur des sites différents,
donc a les disperser.

4.2.10 Stabilité

L’imprécision dans 1’équilibrage de charge peut avoir des conséquences opposées : un surplus
d’instabilité ou, au contraire, engendrer un meilleur comportement. Puisque nous avons choisi
d’utiliser des heuristiques pour gérer la charge nous ne devons pas chercher a “trop optimiser”
les algorithmes car cela peut étre nuisible a la stabilité du systéme. Par exemple, nous avons vu
que la migration simultanée de plusieurs processus, pour arriver plus rapidement a 1’équilibre,
entraine des risques d’instabilité. Ainsi nous pensons que I'imprécision de la mise en oeuvre du
serveur peut étre un gage de sa stabilité.

La stabilité des algorithmes choisis est assurée de différentes facons :

— nous utilisons principalement ’exécution a distance pour répartir la charge : la migration ne
sert qu’a déplacer des processus longs. Le nombre de déplacements est donc réduit.
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— nous ne déplacons qu'un seul processus a la fois sur un site donné pour éviter les transferts de
charge trop importants entre les sites. De méme, un site n’accepte qu’un processus a la fois.
Ainsi I’équilibrage se fait plus lentement.

— avant le déplacement d’un processus nous vérifions si la différence de charge entre les sites
impliqués justifie toujours ce transfert.

— les processus, une fois déplacés, sont tenus de s’exécuter localement pendant une durée mini-
male. Cette contrainte permet d’assurer aux processus qu’ils ne passent pas la totalité de leur
temps en déplacement.

Nous ne pouvons cependant pas garantir, sans test, la stabilité de ’algorithme. Des mesures sont
nécessaires pour vérifier les hypotheses posées.

4.3 Spécification d’un serveur

La description précédente donne les caractéristiques générales d’un serveur de charge destiné a
un systeme a image unique. Nous n’avons pris en compte aucune contrainte propre au systéeme
d’exploitation ou a une machine. Nous décrivons dans cette partie 'intégration du serveur dans le
systeme CHORUS/MiX. Notre souci a été de maintenir I'indépendance entre les différentes parties
pour permettre de faire évoluer un tel serveur d’apres les résultats obtenus a I’exécution.

La gestion de la charge pourrait facilement étre intégrée dans le PM, permettant ainsi un acces aisé
aux données décrivant les processus. Ceci est envisageable dans le cadre du développement d’'un
gestionnaire de processus dédié au systeme a image unique. Puisque le PM implante ’ordonnan-
cement local des processus, il n’est en effet pas illogique, qu’en étendant sa gestion aux réseaux,
il s’occupe également de 'ordonnancement réparti. Cependant il est plus facile de développer un
acteur indépendant pour la mise au point. De méme cette implantation, plus modulaire, doit per-
mettre de tester d’autres algorithmes, sans modification fondamentale dans le protocole d’échange
entre les deux serveurs.

La gestion de charge est donc implantée dans un acteur indépendant, intégré dans un sous-

systeme UNIX, que nous nommons gestionnaire de charge ou LM (Load Manager). Le LM a

plusieurs fonctions :

— mesurer la charge, recevoir et envoyer les tables de charge,

— obtenir des données sur les processus, faire le choix du processus a déplacer et ordonner au PM
le déplacement d’un processus,

— fournir au PM les noms des sites les moins chargés pour exécuter a distance les processus
nouveaux.

4.3.1 Les contraintes de CHORUS/MiX

Le systeme CHORUS/MiX offre deux possibilités pour créer un processus :

la primitive fork(2) Le processus créé est une duplication du processus pere qui exécute cette
primitive. Cette primitive ne peut étre exécutée a distance, il n’y a donc pas de duplication
a distance. Ceci est justifié car les processus exécutent généralement ’appel exec(2) apres
cette primitive.
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la primitive fexec(2) Le processus créé hérite du contexte systeme du pere. Cette primitive
utilise la variable csite du contexte systéme du processus. Si le site désigné par csite est
différent du site local, la primitive entraine la création a distance d’un processus dont
I’espace d’adressage est initialisé d’apres les parametres de ’appel. Le positionnement de la
variable csite ne peut étre réalisé que par le pere.

Ces fonctions ne peuvent étre exécutés que par le processus pere. Le systeme offre également la
possibilité de déplacer un processus apres sa création :

la primitve exec(2) Cette primitive utilise la variable csite pour I'exécution a distance du
processus. Elle entraine I'exécution a distance d’un processus ayant le méme contexte
systeme mais dont I’espace d’adressage est initialisé a partir des parametres de la primitive.
L’exécution & distance d’un processus est alors équivalente a la création a distance obte-
nue avec la primitive fexec(2) puisque le processus distant n’hérite pas des données du
processus local. Le positionnement de la variable csite ne peut étre réalisé que par le pere.

la primitive migrate(2) Cette primitive permet le déplacement d’un processus sur un site dis-
tant. L’identificateur du processus et du site sont des parametres de 'appel. Un processus
n’est pas obligatoirement migré par son pere, 'appelant doit simplement posséder les droits
nécessaires.

Le LM utilise ces possibilités pour répartir la charge sur le réseau. L’interface de ces primitives
pose alors les problemes suivants :

— des processus peuvent étre créés, au moyen de la primitive fork(2), sans pouvoir utiliser
I’exécution a distance. Si une application exécute alors plusieurs fork(2) elle risque de sur-
charger le site. Ce probleme devrait étre compensé pas la migration de la surcharge.

— le gestionnaire de charge doit posséder des droits étendus pour utiliser la primitive migrate(2).
De plus certains processus ne peuvent étre migrés, du fait de leurs caractéristiques. Il faut donc
donner la possibilité au LM, pour lui permettre d’implanter une politique efficace, de s’assurer
d’une migration et d’essayer un autre processus en cas d’erreur.

— le gestionnaire de charge ne peut modifier la variable csite des processus pour permettre la
création ou l'exécution a distance. Mis a part le pere du processus, seul le gestionnaire de
processus (PM) est autorisé & modifier cette variable. Certaines modifications doivent alors étre

introduites dans le PM pour qu’il coopere avec le LM afin de positionner le site d’exécution.

Le calcul de la charge est basé sur la connaissance du nombre de processus présents sur le site
et du temps écoulé dans chaque processus. Le gestionnaire de processus est & méme de fournir
de telles informations. Avec I’appel systéme utime (2), le LM peut obtenir les temps d’exécution
des processus. Par contre il n’existe pas d’appel systeme pour obtenir le nombre de processus
s’exécutant actuellement sur le site. Nous devons donc définir un protocole de communication
entre les deux serveurs.

4.3.2 Coopération avec le PM

La coopération entre le PM et le LM est basée sur des échanges par messages. La définition d’une
interface fixe entre le PM et le LM nous permet de modifier facilement le gestionnaire de charge
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sans implications sur le PM. Le LM utilise les services du PM pour obtenir des informations
sur les processus et sur la charge du systeme. Le PM utilise les services du LM pour obtenir
I'identificateur d’un site faiblement chargé, dans le cas de ’exécution distante.

Les services du PM Pour échanger les données concernant les processus et la charge du
systeme nous avons plusieurs solutions. Il est en effet possible de faire effectuer plus ou moins de
traitements au gestionnaire de processus :

Nombre de processus en attente Pour maintenir a jour cette donnée, le LM doit étre tenu
au courant de toutes les créations, mises en sommeil et destructions de processus. Cela
implique beaucoup d’échanges de messages entre les deux serveurs. Le PM possede toutes
les données nécessaires au calcul, il peut donc facilement maintenir cette information.

Temps d’exécution restant Ce calcul peut étre fait par le LM en utilisant la fonction utime (2)
sur chaque processus ou par le PM lors de la mise a jour des temps d’exécution pour chaque
processus (variables sysTime et userTime de la structure Proc). La premiere solution est
lente et cotiteuse en calcul. C’est donc le PM qui maintient cette valeur.

Processus le plus long Pour tenir & jour l'identificateur du processus le plus long, le LM doit
étre informé de chaque allocation du processeur aux processus. Il doit ensuite maintenir des
informations sur chaque processus et utiliser un algorithme de calcul du processus le plus
long. Ceci est difficilement envisageable. C’est donc le PM qui est chargé de la gestion de
cet identificateur.

Pour I’échange des données du PM vers le LM, nous définissons deux types de requétes :
GET_LOAD et MIG_PROC. La requéte GET_LOAD rend au LM une structure composée du
nombre de processus et du temps d’exécution total. La requéte MIG_PROC rend le Pid du pro-
cessus a migrer ou un code d’erreur qui rend compte du déroulement de la migration.

Les services du LM Le PM utilise les services du gestionnaire de charge pour obtenir I'identifi-
cateur du site sur lequel est exécuté un nouveau processus. Il envoie une requéte au LM local pour
obtenir 'identificateur du site. Nous définissons donc un type de requéte (LIGHTLOADED _SITE)
pour I’échange entre le PM et le LM.

Le LM et le PM s’accedent réciproquement a travers des groupes statiques.

4.3.3 Coopération entre les LM

Les LM établissent entre eux un protocole d’échange des informations nécessaires a leur
coopération :

Echange des tables La coopération entre les LM des différents sites s’inscrit principalement
dans I’échange des valeurs de charge. A des instants fixés, le LM choisit aléatoirement
un site distant. L’adressage entre les LMs est assuré au travers d’un groupe statique : un
message est envoyé a la porte du LM du site choisi. Le message a alors le type NEW_TABLE.
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Vérification de la charge Les LM coopérent également pour vérifier leurs charges respectives
avant de déplacer un processus (figures V.14 et V.15). Apres avoir trouvé un site prét a
accueillir une surcharge, un LM envoie au gestionnaire de charge de ce site une requéte,
de type CHECK_LOAD, pour vérifier sa charge. Il le prévient d’une migration ou d’une
exécution a distance imminente. La requéte du LM émetteur contient la charge de son site.
Ainsi le LM récepteur compare les deux charges et décide si la migration doit avoir lieu. Des
qu’il recoit une requéte CHECK_LOAD, un LM n’accepte plus de déplacement de charge
avant la fin du traitement de la requéte.

Pour assurer la tolérance aux pannes du LM nous ne faisons aucune supposition sur ’état des
sites avec lesquels nous échangeons des données ainsi l’envoi de la table de charge n’est pas
bloquant. Si le site choisi est en panne, I’envoi de la table est perdu. Le site doit attendre le pas
de temps suivant pour faire parvenir ses données a un autre site. Ceci ne géne pas 'exécution
de 'algorithme de répartition de charge. De méme, le LM ne suppose pas recevoir une table de
valeur a chaque pas de temps. Il se met simplement en attente de réception d’une telle table. Si
la table ne parvient pas au LM, celui-ci reste en attente de réception. Pour les échanges entre
LM, tel que la vérification d’une valeur de charge, le temps d’attente d’une réponse est fixé. Si
la réponse ne parvient pas au serveur, celui-ci revient au début de son traitement et ne tient pas
compte de I’échec.

4.3.4 Structure du LM

Les fonctions traitées par le LM (recevoir les tables de charge, demander des données au PM,
envoyer sa table, etc.) sont indépendantes les unes des autres, elles peuvent donc étre traitées
par plusieurs activités aux sein d’un méme acteur. Le LM est donc un serveur multi-activités. Le
LM possede une porte sur laquelle il recoit indifféremment les requétes LIGHTLOADED SITE
du PM et les tables de valeurs de charge.

Les données principales du gestionnaire de charge sont celles contenues dans la table des va-
leurs de charge. Le nombre d’entrées dans cette table peut étre fixé en fonction du nombre de
sites connectés au réseau. Il ne faut pourtant pas la surdimensionner car les informations qu’elle
contient perdent de leur valeur : les derniéres informations de la table seraient calculées depuis
trop longtemps pour étre encore significatives. Chaque entrée dans la table contient trois champs :
— l’identificateur du site,

— le nombre de processus s’exécutant sur ce site,

— le temps d’exécution supposé restant au site.

La valeur de la charge locale est mémorisée dans la premiere entrée de la table.

Le LM contient tres peu de données en dehors de la table des valeurs de charge des autres sites.
Le LM peut recevoir, a tout instant, une requéte du PM lui demandant I'identificateur du site
d’exécution d’un processus qui doit étre créé. Pour y répondre, il doit étre en mesure de savoir
si le site est trop chargé ou non. Or a la réception d’une table de charge, le LM détermine son
état de charge. Nous mémorisons donc cette information, dans une variable loadState, pour la
réutiliser lorsque le PM envoie une requéte LIGHTLOADED _SITE.
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pas de temps

activité
periodique

table des charges

Figure V.13 : Structure du gestionnaire de charge

4.3.5 Algorithmes du LM
Le LM répond principalement a trois types de requétes :

NEW _TABLE : issue d’un autre gestionnaire de charge; elle est recue a des instants fixes et
entraine la mise a jour de la table des valeurs de charge,

CHECK_LOAD : provient aussi d’'un LM mais elle peut étre recue et émise a des instants
quelconques,

LIGHTLOADED SITE : émise par le PM, a des instants quelconques. Elle entraine la re-
cherche d’un site peu chargé.

D’autre part le LM doit s’activer périodiquement pour envoyer sa table de charge & un site
aléatoirement choisi.

Traitement périodique

L’activité de traitement périodique est généralement endormie en attente des instants d’échange
de la charge. Lorsqu’elle se réveille, elle demande au PM local les valeurs significatives de la charge
du site pour compléter sa table de charge. La valeur locale est toujours mise en téte de table car
cette valeur est considérée comme la plus a jour. L’activité choisit ensuite le site destinataire et
construit un message a partir de la moitié de sa table de charge. Lorsque ce traitement est fini
elle s’endort pour un temps fixé.

Notons que le calcul actuel de la charge est peu cotiteux car les valeurs sont maintenues conti-
nuellement a jour par le PM. Par contre, pour pouvoir prendre en compte un plus grand nombre
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Figure V.14 : traitement d’une requéte d’exec(2)

de parametres, le LM doit éviter de demander systématiquement la charge au PM : il ne doit pas
le faire a chaque requéte. Nous supposons donc que la charge n’est pas significativement modifiée
entre deux pas de temps et seul le traitement périodique met a jour la charge dans le LM.

La requéte NEW _TABLE

Lorsque I’activité recoit une table de charge, elle la mémorise en intercalant les valeurs qu’elle
possede et celles qu’elle a recues (figure V.12). En fonction de cette nouvelle table, I'activité
détermine I’état du site et positionne la variable loadState. L’activité calcule également, d’apres
les valeurs regues, l'identificateur du site le moins chargé dans la variable lightSite et celui du site
le plus chargé dans highSite. D’autre part, si le site est dans I'état HIGHT, D'activité essaie de
migrer un processus vers ce site peu chargé.

La variable loadState peut prendre trois valeurs : LIGHT, MODERATE et HIGHT. D’une maniere
générale nous essayons de réaliser le maximum de traitements lors de la réception de requétes
NEW _TABLE : le LM sélectionne et mémorise le site qui est le moins chargé. De cette facon,
les réponses a la requéte LIGHTLOADED_SITE sont rapides et ne pénalisent pas le traitement
d’une exécution distante.

Requéte CHECK _LOAD

Pour migrer un processus, 'activité contacte le serveur de charge du site le moins chargé, en
envoyant une requéte CHECK_LOAD. Elle vérifie, avec ce LM, que la différence de charge entre
les deux sites justifie la migration d’un processus, c’est-a-dire que le site origine est dans ’état
HIGH et le site destinataire dans I’état LIGHT. Sur le site origine, aprés avoir recu un accord,
le LM utilise I'appel systeme migrate (pid) pour déplacer un processus. La variable loadState est
alors positionnée a BUSY. Si la migration d’un processus n’est pas possible, c’est-a-dire que la
requéte de migration rend une erreur, le LM envoye une nouvelle requéte MIG_.PROC au PM.

Lorsqu’une migration est acceptée les LM impliqués n’en acceptent pas d’autres tant que la
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Figure V.15 : traitement d’une requéte de migration

premiere n’est pas achevée et tant que ses conséquences ne sont pas connues. Donc aucune mi-
gration ne sera acceptée si la variable loadState du LM est positionnée a BUSY. Le probleme est
alors de savoir quand la requéte est terminée puisque le LM émetteur n’est pas tenu au courant
de la fin du transfert. Nous considérons que le site peut accepter une charge supplémentaire des
le prochain pas de temps. La variable loadState est repositionnée par ’activité périodique.

Requéte LIGHT _LOADED SITE

Le traitement de la requéte LIGHTLOADED_SITE consiste a rendre au PM l’identificateur du
site le moins chargé, si I’état du site est MODERATE ou HIGH. Si I’état du site est LIGHT le
LM retourne l'identificateur du site local au PM.

Choix aléatoire d’un site

Le choix du site se fait dans un ensemble représentant la totalité des sites du réseau. Le nombre
et les identificateurs des sites avec lesquels le LM coopere, c’est-a-dire la description de tous les
sites du réseau, est fixé dans les données du LM. Néanmoins la numérotation des sites permet de
calculer ces valeurs plutot que d’en donner une description explicite. Nous définissons une fonction
getRandSite () qui rend l'identificateur d’un site choisi aléatoirement, parmi les sites connectés
au réseau. Cette fonction est dépendante du réseau sur lequel le LM s’exécute, puisqu’elle dépend
de la numérotation des sites.

Cependant, Il est possible de définir dynamiquement les données de la fonction getRandSite ()
en établissant un protocole qui, au moment de l'initialisation des LM, leur permet d’échanger des
informations sur chaque sites et de calculer leur nombre. L’implantation d’une telle fonction n’est
pas réalisée actuellement.
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4.3.6 Modifications du PM

L’implantation de I’équilibrage de charge dans le sous-systeme UNIX implique des modifications
du PM : maintient des valeurs de charge, réponses aux requétes du LM et demande du site
d’exécution a chaque appel systeme exec(2). Ce sont les activités du PM qui répondent aux
messages du LM. Différentes modifications sont apportées au gestionnaire de processus afin de
réaliser la gestion de charge :

— Le PM gere des variables de charge pour satisfaire au requétes du LM :

— la variable load, mise a jour au cours des traitements effectués sur les processus, permet
de maintenir un indice de charge. Elle est composée du nombre de processus s’exécutant
actuellement sur le site et du temps total d’exécution restant.

— la liste des processus en cours d’exécution.

— les variable maxFxec Time et maxEzrecPid permettent d’identifier le processus le plus long. Le
PM, a chaque mise a jour des variables de temps d’exécution des processus, compare la valeur
obtenue a celle contenue dans une variable maxEzxecTime. Si cette valeur est supérieure a la
variable de référence, la variable maxEzecPid est mise a jour et le processus est placé en téte
de la liste des processus en cours d’exécution. Lorsque le processus ayant le plus long temps
d’exécution meurt il faut supprimer la téte de la liste.

La mise & jour des variables de charge se fait dans chaque appel systeme par 'activité qui

exécute 'appel.

— Le processus choisi lors du traitement de la requéte MIG_PROC n’est pas forcément migrable.

Pour éviter de ne migrer aucun processus, tant que le processus le plus long n’est pas migrable,

il faut donner au LM la possibilité d’essayer un nouveau processus. Pour cette raison, lorsque

le PM donne le Pid d’'un processus au LM, il le supprime de la liste.

— Le traitement sur I’exécution distante du PM est modifié uniquement en demandant un iden-
tificateur de site au LM et en positionnant la variable csite pour le nouveau processus.

4.3.7 Gestion de charge sur I'iPSC/2

Le cas de I'iPSC/2 ne peut étre pris comme une généralisation pour I’ensemble des multicalcula-
teurs. Pour ajuster la gestion de charge nous devons donc la porter sur différentes plateformes.
L’iPSC/2 nous sert néanmoins de premiere base de test. La plupart des suppositions faites pour
I'implantation du LM doivent pouvoir étre testées dans ce cas.

Notre machine de test ne possede ni disque, ni autres périphériques connectés aux noeuds. Seul
le noeud 0 accede au disque du frontal. Dans cet environnement nous ne pouvons pas tester s’il
est nécessaire de prendre en compte des parametres tels que la proximité des périphériques ou
des ressources. Les noeuds d’entrée/sortie sont dédiés a I'exécution des serveurs pour garder de
bonnes performances. Les processus sont exécutés uniquement sur les noeuds de calcul ce qui
réduit I’éventail des parametres a prendre en compte. Notre plateforme de test dispose de 16
noeuds.

L’implantation actuelle de la migration de processus limite le nombre des processus qui peuvent
étre migrés. Cette limitation a forcément des conséquences sur le comportement de la gestion de
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charge répartie. Pour tester le LM et effectuer des mesures de performances nous devons donc
prendre une population de processus qui ne pose pas de probléemes a la migration. Nous utiliserons
des applications développées spécialement pour mesurer les gains de performance obtenus par le
gestionnaire de charge.

La fonction getRandSite() n’a pas besoin de contenir une description explicite des sites du réseau.
Sur I'iPSC/2 ceux-ci sont numérotés a partir de 256 par pas de deux. La fonction getRandSite
calcule un nombre aléatoire (entre 0 et 1). Elle le multiplie par 32 (16x2), y ajoute 256 et en prend
la partie entiere. Nous pensons que 8 entrées dans la table est correct pour un multicalculateur a
16 noeuds. Les valeurs les plus vieilles de la table datent de 3 pas de temps au maximum.

Nous avons choisi d’utiliser un pas de temps d’une seconde pour notre implantation. Cette valeur
est celle qui est utilisée par Mosix. Nous espérons tester différentes valeurs pour déterminer
celle qui convient le mieux dans un cadre général. Suivant les résultats obtenus il pourra étre
envisageable de la faire évoluer dynamiquement en fonction de la charge des sites.

Conclusion

Nous avons essayé de donner une description globale des problemes posés par la gestion de charge
dans un environnement réparti, avant de décrire les solutions proposées dans la littérature. Cette
étude nous a permis d’établir qu’il est difficile de juger exactement de la valeur d’un algorithme de
décision dans la mesure ou celui-ci est toujours tres dépendant de valeurs intrinseques au matériel
et du type des applications qui sont prises en compte. En particulier, un algorithme de gestion
de charge, destiné aux multicalculateurs, ne peut pas convenir a un réseau de stations de travail,
sauf si celles-ci sont utilisées dans des conditions identiques.

Nous nous sommes ensuite intéressés a une solution plus particulierement adaptée aux multical-
culateurs, que nous implantons dans le cadre du systeme CHORUS/MiX. Les spécifications de
cette solution, telles qu’elles ont été données, conduiront & une réalisation sur un iPSC/2.

Beaucoup de choix doivent encore étre vérifiés avant d’affirmer que le service congu est adapté
aux multicalculateurs. Nous devons faire varier les parametres du LM pour étudier la fagcon dont
ils agissent sur la gestion de charge. Par exemple, nous pensons que le pas de temps n’a pas besoin
d’étre le méme sur chaque site. Il peut méme étre choisi de facon aléatoire dans un intervalle.
Ceci permettra d’éviter ’échange de messages simultané en provenace de tous les sites, qui risque
d’engorger le réseau. Le nombre d’entrées dans la table de charge a également une incidence.
Nous le ferons varier pour étudier le comportement des serveurs de charge.

La mise en place d’une politique hybride d’initialisation pour le déplacement de charge mérite
d’étre approfondie. Il est possible qu’elle génére peu d’avantages et une plus grande instabilité.
Néanmoins les limites fixées (temps d’exécution local minimum) doivent permettre a cette po-
litique d’obtenir un meilleur équilibrage. Nous désirons également tester d’autres algorithmes
par rapport a celui qui est proposé. Par exemple, un échange des valeurs de charge, basé sur la
répétition, est également adapté aux multicalculateurs. L’implantation d’un tel algorithme, dans
un LM, sera réduite car nous pouvons utiliser des structures équivalentes.

Le gestionnaire de charge est actuellement vu comme un service particulier qui permet une
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meilleure exécution des applications paralleles, en particulier en évitant aux processeurs de res-
ter inactifs. La généralisation de 'utilisation de ce service - peut étre en 'implantant dans le
micro-noyau - permettra de le faire évoluer vers un véritable ordonnanceur réparti chargé de 1’al-
location des processeurs, comme un ordonnanceur centralisé est chargé de cette allocation sur une
architecture centralisée. Pour cela il devra également fournir un éventail de services plus large.
Par exemple, la gestion de priorités, 'ordonnancement de groupe ou encore le placement d’un
processus sur un site précis.
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Conclusion

Dans cette these nous avons étudié la potentialité des ystemes d’exploitation répartis généraux a
offrir une interface adaptée aux besoins des multicalculateurs. Nous avons montré que le systéeme
CHORUS/MiX permet de combler certaines des lacunes des systémes natifs implantés sur ces or-
dinateurs mais que ses services n’offrent pas un niveau de transparence suffisant. Nous avons alors
spécifié les besoins d’un systéeme a image unique qui permet a l'utilisateur de voir un multicalcu-
lateur comme un uniprocesseur virtuel. La conception d’un service de migration de processus et
d’un getsionnaire de charge répartis constituent un premier pas vers la définition d’un tel systeme.

Ce travail nous a permis de constater I'intérét du systeme CHORUS/MiX dans le développement
de tels services. En effet il permet, par sa conception, une intégration aisée de nouveaux services
sans altération de 'existant. D’autre part la transaprence de son IPC & la répartition simplifie de
nombreux problemes dans la mesure ot les traitements distants sont les mémes que les traitements
locaux.

Les premieres expérimentations de gestion de charge répartie nous ont permis de mieux com-
prendre l'interét et la puissance d’un tel service, indispensable a ’exploitation des multicalcula-
teurs. Outre son effet sur les performances, il permet en effet a 'utilisateur de développer des
applications paralleles sans se soucier de l'architecture sur laquelle elles seront exécutées et de
garantir leur portabilité.

Nous avons mené une vaste étude bibliographique sur les algorithmes de gestion répartie de la
charge et leur réalisation. Les contraintes n’étant pas les mémes dans un environnement de staions
de travail que sur les multicalculateurs, nous avons cerné les besoins spécifiques des seconds en
ce domaine : extensibilité, capacité de dispersion et indépendance de la topologie du réseau.

D’un point de vue pratique, notre travail a été effectué sur iPSC/2 a seize noeuds, ce qui relativise
nos conclusion sur le comportement du systéeme CHORUS/MiX et des services que nous avons
ajoutés. Cependant ’évolution des ordinateurs paralleles comprend, des aujourd’hui, des machines
dont 'ordre de grandeur est le millier de noeuds. 1l est alors difficile d’extrapoler nos conclusions
pour ce type de machines car l'extensibilité des algorithmes que nous avons utilisés ne peut
étre vérifiée qu’expérimentalement. de plus, il est difficile d’imaginer ce que représente la gestion
d’une telle machine : nous en sommes actuellement & un stade tres expérimental. Cependant il
est certain que la maitrise de la progrmmation de ces machines passe par des outils tels que la
gestion de charge répartie ou une interface du type “systéme a image unique”, dont nos travaux
sont une premiere ébauche.
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Annexe A

Portage de Cuorvs sur 'iPSC /2

1 L’environnement du portage

Lorsque nous avons commencé le portage !, le systeme CHORUS était disponible entre autre sur
des stations de travail basées sur un micro-processeur Intel 80386 du type PCAT (COMPAQ386).
Ceci nous a permis de réutiliser toute une partie du code du systeme qui est dépendante du
processeur : par exemple, la gestion de la mémoire ou le superviseur. Néanmoins, certaines parties
dépendantes de la machine ne pouvaient étre réutilisées car le matériel accédé par le processeur
n’est pas le méme (le controleur d’interruptions, par exemple).

Les versions systeme utilisées ont été successivement les versions 3.2 et 3.3 du noyau. Nous avons
réalisé le portage sur les noeuds de I'iPSC2 installé & PTONERA. La version du sous-systéme UNIX
porté offre une interface SVR3.2.

2 Chargement de CHORUS sur ’hypercube iPSC/2

Chaque noeud de I'iPSC/2 constituant un site indépendant, une instance du systéme d’exploita-
tion doit s’exécuter sur chaque noeud. Dans le cas du systéme CHORUS nous devons donc avoir un
noyau sur chaque noeud. La version du noyau CHORUS qui a servi de base au portage est prévue
pour des machines possédant une unité d’entrée/sortie (disquette ou disque dur) sur laquelle est
lu le binaire du systéeme CHORUS pour le charger en mémoire puis I'exécuter. Aucun des noeuds
de I'iPSC/2 ne possédait de tel périphérique au début du portage, de plus le micro-code de leur
initialisation n’est pas prévu pour lire sur ce périphérique, si il existait. Le premier probleme a
donc été de modifier le mode de chargement du noyau CHORUS sur les noeuds. Afin de limiter
les développements, le maximum de code issu du systeme natif NX, développé par Intel, a été
réutilisé. Cette solution a été adoptée pour des raisons de rapidité, de simplicité et de savoir faire.
Nous expliquons donc le chargement du systeme NX et la maniere dont il a été réutilisé pour
charger le noyau CHORUS.

1. Le portage a été réalisé en collaboration avec L.Philippe stagiaire de these a& Chorus systémes.
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2.1 Chargement du systéeme NX

Le systeme NX est constitué d’un seul fichier binaire exécutable. C’est donc ce fichier binaire
qui est chargé sur tous les noeuds. La station maitre possede un fichier dans lequel est décrite
la configuration matérielle de I'iPSC/2 (nombre de noeuds, type de périphérique connecté a un
noeud, type de coprocesseur flottant, etc) ce qui lui permet d’adapter le chargement du systeme
NX & cette configuration. Trois programmes différents s’exécutent pour ce chargement du systeme
d’exploitation sur les noeuds : un programme sur la station maitre, un premier programme sur
les noeuds, appelé chargeur, et le systeme NX. Le déroulement du chargement est entierement
dirigé depuis la station maitre, il se fait en plusieurs étapes et, a chacune d’elles, les noeuds se
synchronisent avec la station maitre. L'USM est utilisée a la fois pour transmettre des données
et pour synchroniser les noeuds avec la station maitre.

(1) Arrét et remise & zéro des noeuds. Les noeuds se mettent en attente de lecture sur la ligne
USM pour charger le code en mémoire centrale.

(2) La station maitre envoie le programme chargeur sur la ligne USM (la ligne USM est lue
simultanément par tous les noeuds). Ce programme chargeur va servir a initialiser les struc-
tures logicielles de base nécessaires a la gestion du matériel et a ré-initialiser les cartes DCM
des noeuds, dans les étapes suivantes. En effet ces cartes doivent étre ré-initialisées apres
chaque arrét de I'iPSC/2.

(3) Initialisation de la carte DCM du frontal, les noeuds n’interviennent pas.

(4) Initialisation des cartes DCM des noeuds. C’est une phase tres délicate : il faut envoyer a
la carte DCM une séquence longue de 32Ko dans un ordre bien défini car le matériel est
tres sensible. Les données proviennent d’un fichier qui est stocké sur le frontal. Ce fichier
est envoyé par la station maitre a tous les noeuds en utilisant ’'USM. C’est le programme
chargeur des noeuds qui, grace a ces données, initialise les DCMs.

(5) Test des noeuds pour vérifier le fonctionnement des DCM. Pour cela les noeuds échangent
entre eux des messages puis, lorsqu’un noeud a réussi a joindre tous ses voisins il envoie un
message de synchronisation a la station maitre par la ligne USM.

(6) Lorsque la station maitre a regu autant de messages de synchronisation qu'’il y a de noeuds,
elle lance les processus gérant la communication entre la station maitre et les noeuds.

(7) Le binaire du systeme NX est formaté en message puis envoyé au noeud 0, en utilisant
la ligne DCM. Le noeud 0 diffuse alors ce message a tous ses voisins, qui font de méme.
Ainsi le systéme est diffusé a tous les noeuds. Chaque noeud charge le message en mémoire
pour exécuter le systeme. Lorsque le systéeme est chargé les noeuds se synchronisent avec la
station maitre en utilisant la ligne USM.

(8) La station maitre finit son initialisation : elle termine en langant ’exécution des processus
chargés de gérer I'TPSC/2 (gestion des fichiers, gestion des communication, ...).

Le programme de la station maitre peut prendre en parameétre un binaire différent de NX (étape
7) pour le charger sur les noeuds. Il s’est avéré, apres essais, que la taille maximum que ’'on
pouvait charger était insuffisante pour le binaire de CHORUS.
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2.2 Chargement de CHORUS

Le programme de la station maitre peut aussi prendre en parametre un programme chargeur
(étape 2) différent de celui utilisé pour NX. Malheureusement, a cette étape, les DCMs ne sont
pas encore initialisés. Pour étre stir d’initialiser correctement les cartes de communication nous
avons intégré le programme chargeur de NX au systeme CHORUS.

A la différence du chargement de NX qui est fait d’abord par I’'USM puis par le DCM, la totalité
du systeme CHORUS est envoyée sur les noeuds a travers la ligne USM, en méme temps que
le programme chargeur. Apres l'initialisation des cartes DCMs, nous commengons ’exécution
d’un code propre a CHORUS sans attendre un message sur la ligne DCM pour le chargement du
binaire. Cela oblige a arréter le programme de la station maitre avant la fin de son exécution, en
particulier avant qu’il n’envoie le binaire de NX aux noeuds.

2.3 Constitution de ’archive

Contrairement au systeme NX (et aux systémes d’exploitation monolithiques) le systéme
CHORUS/MiX n’est pas consitué d’un seul binaire. Il est composé du binaire du programme
d’initialisation, du binaire du noyau CHORUS et des binaires des différents acteurs implantant
CHORUS/MiX. Comme le noyau CHORUS ne gere pas de périphériques, il ne peut pas dynami-
quement charger des acteurs. C’est pourquoi nous devons charger en méme temps que le noyau et
le programme d’initialisation, les acteurs que nous voulons exécuter au départ. Le code que nous
chargeons sur les noeuds contient donc les binaires du noyau et de plusieurs acteurs, structurés
en archive.

Une fois le systeme chargé, le noyau CHORUS a besoin d’informations décrivant ’archive afin
de pouvoir la relire et exécuter les acteurs qui la composent. Nous définissons dans les données
du binaire d’initialisation une structure, appelée TcLoad, ou sont mémorisées les informations
décrivant les exécutables du noyau et des acteurs : I’adresse et la taille du code, des données
initialisées et non-initialisées (BSS). Ceci permet au noyau de connaitre 1'adresse & laquelle il
exécute chaque acteur, la place mémoire qu’il doit réserver, etc.

Nous avons mis au point un utilitaire qui géneére automatiquement une archive CHORUS lorsqu’on
lui passe en parametres les binaires du programme d’initialisation, du noyau et des différents
acteurs a charger. Cet utilitaire recopie, dans les données du programme d’initialisation, le code,
les données initialisées et non-initialisées du noyau et des différents acteurs. Grace a la table des
symboles du binaire d’initialisation on peut trouver ’adresse de la structure TcLoad et la mettre
a jour pour chaque binaire. Ceci permet de construire ’espace virtuel nécessaire a ’exécution du
noyau et de savoir ou commencer a exécuter le noyau a ’étape d’initialisation. De méme le noyau
utilise ce tableau pour connaitre les acteurs a lancer et leur adresse. Pour les acteurs, nous ne
recopions dans 'archive, que les code et les données : les données non initialisées sont allouées
dynamiquement en temps d’exécution.

Remarque : Les binaires dont nous disposons apres compilation sous UNIX sont au format

COFF. Ce format décrit des fichiers exécutables auxquels le compilateur ajoute une entéte. Cette
entéte mémorise les informations nécessaires au systeme pour exécuter le code contenu dans
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initilisation
L L S
donne’es
TCLOAD adresse taille
noyau —>
texte 0x10000 0x4000
donne’es 0x14000 0x2000
bss 0x16000 0x1000
acteur —>

texte  0x20000 0x2000
donne’es 0x22000 0x1000
bss 0x23000 0x1000

donne’es non-initi.

NOYAU
0x10000
texte
0X14000 [r--m=mmmmmmmmmsrmommog o mmmmm s mmmmmmmm oo
donne’es
0x16000 [~~~ Tttt STt TTTTTTTTTTRTTTTmTmTmmmmmmemenemes
donne’es non-initi.
acteur
0x20000
texte
0X22000 [r=mmmmmmmmmmmmmmmmmmmmmmmmmmmmmmssmommmosssmmmmonses e
donne'es
acteur
e Xt .
donne'es
acteur
e Xt .
donne’es

Figure 1.1 : Structure d’une archive

le fichier. Elle contient une date de création, ’adresse dans le fichier du code et des données
initialisées ainsi que leurs tailles et leurs adresses virtuelles, la taille des données non initialisées
et 'adresse a laquelles elles doivent étre allouées, etc. Nous utilisons les informations contenues
dans cette entéte pour compléter les champs de la structure T'CLoad.

2.4 Constitution du binaire chargeable

L’archive, une fois constituée, n’est pas chargeable directement par 'USM. Il est nécessaire d’y
inclure des caracteres de synchronisation qui permettent de fiabiliser le chargement. D’autre part
un petit protocole permet d’éviter le chargement de plus de trois caracteres nuls consécutifs, ceci
diminuant considérablement le temps de chargement des binaires. Les utilitaires NX générant
le binaire chargeable utilisent un fichier au format COFF. C’est la raison pour laquelle tous les
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binaires sont chargés dans les données du programme d’initialisation.

2.5 L’initialisation de CHORUS sur chaque noeud

Une fois que le binaire est dans la mémoire de chaque noeud, le processeur s’exécute automati-
quement a l’adresse 0x00, adresse a laquelle est chargé le programme chargeur de NX (intégré au
programme d’initialisation de CHORUS). Une fois l'initialisation des DCMs faite, les structures
dépendantes du matériel et nécessaires a l’exécution du noyau CHORUS sont construites. Les
tables de pages sont contruites en fonction de la taille de la mémoire centrale (4 & 16 Mo.) puis
la pagination est activée. Une premiere ébauche de la gestion des interruptions est mise en place.
Le programme d’initialisation construit les différents segments mémoire nécessaires a I’exécution
du noyau et enfin la tache du noyau (TSS) qu’il exécute.

3 Portage du noyau CHORUS et mise au point

Comme nous ’avons dit le noyau CHORUS que nous avons porté s’exécutait déja sur un processeur
Intel du type i386. Le travail de portage a donc été réduit pour cette partie puisque le code
dépendant machine a pu étre réutilisé. Néanmoins les particularités physiques des noeuds de
I'iPSC/2 nous ont obligé & modifier les parties correspondantes dans le noyau.

3.1 Portage du noyau CHORUS

L’environnement mis en place par le programme d’initialisation permet d’offrir au noyau CHORUS
la base nécessaire a son exécution. Néanmoins nous avons du modifier la gestion des interruptions
pour prendre en compte de nouveaux matériels tels que le DCM et 'USM. Cela se traduit par une
modification de la table des interruptions du systeme : les entrées correspondant aux disques ou
autres périphériques disparaissent au profit d’entrées pour le DCM et 'USM. D’une maniére plus
générale, nous sommes intervenus sur les parties du noyau qui étaient dépendantes du matériel
annexe (horloge, ports d’entrée/sortie, etc.) plutot que du processeur.

La configuration assez particuliere de I'iPSC/2 par rapport & une station de travail a nécessité
que les primitives d’affichage soient modifiées. Nous avons implanté les fonctions printf et scanf
pour permettre 'affichage de traces d’une maniere standard. Ce n’est normalement pas le role du
noyau de gérer l'affichage puisque celui-ci doit se libérer d’un maximum de traitement matériel
autre que celui de la mémoire et du processeur. Cependant, dans sa phase de mise au point le
noyau ne peut se passer de gérer au moins un écran et un clavier pour permettre une interactivité
avec l'utilisateur. C’est pourquoi le noyau implante les deux appels systemes printf() et scanf().
Dans notre cas ces deux fonctions sont basées sur les fonctionnalités de 'USM. Nous traitons ceci
plus en détail dans le paragraphe relatif au devéloppement d’outils de mise au point.
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3.2 Environnement de mise au point

La mise au point est une partie tres délicate d’un travail de portage de systéme. En effet, toute
fausse manoeuvre est fatale en ce sens qu’elle engendre des erreurs qui entrainent souvent ’arrét
du processeur. Aucune information n’est alors disponible sur les données qui ont engendré ’arrét,
puisque leur adresse est perdue a ce moment la. Le travail de mise au point en est d’autant
plus compliqué. Le moyen le plus simple, pour trouver les erreurs est alors I’affichage de traces
d’exécution sur un terminal. L'TPSC/2 ne dispose pas de terminal sur les noeuds, nous avons
donc eu recours aux leds équipant chaque noeud.

3.2.1 Avec les LEDs

Notre premier outil de mise au point a donc été un stylo composé d’'un phototransistor et d’un
amplificateur de signal relié a '’entrée RS232 d’une console. L’affichage des traces se fait alors en
les envoyant, caracteres par caracteres sur une led : les codes ASCII des caracteres sont envoyés
bit a bit sur la led qui s’allume ou s’éteint en fonction de la valeur du bit. Le signal est alors capté
par le stylo puis transmis a la console qui affiche la trace. Cet outil nous a permis de mettre au
point l'initialisation de CHORUS.

3.2.2 Avec ’USM

Une fois la gestion des interruptions mise au point nous avons pu utiliser ’'USM pour afficher nos
traces sur la console de la station maitre et lire des caracteres depuis les noeuds, donc utiliser
le debogueur du noyau. Physiquement tous les noeuds et la station maitre peuvent écrire sur la
ligne USM, mais il y a un risque de collision si deux émetteurs écrivent en méme temps sur la
ligne. Il n’y a pas de moyen annexe pour savoir si quelqu’un émet sur la ligne il faut donc mettre
en place un protocole qui assure 1’acces a ’'USM.

Lorsque la station maitre envoie un caractere sur la ligne de I’'USM il est lu par tous les noeuds,
ce qui a motivé le développement d’un protocole centralisé. La station malitre choisit le noeud
avec lequel elle communique. Le choix peut étre réalisé par l'utilisateur grace a un utilitaire,
appelé kt, de communication avec I’'USM. Le frontal envoie alors, sur la ligne USM, un caractere
de controle signalant la sélection d’un noeud puis le numéro du noeud sélectionné. Le noeud est
alors le seul a pouvoir émettre sur la ligne USM. Mais il y a toujours risque de collision entre
I’émission sur le noeud et émission sur la station maitre. Les protagonistes mettent alors un autre
protocole en place pour leurs échanges de données : chaque réception d’un caractere est suivie
de I’envoi d’un caractere de contréle. Pendant ce temps les autres noeuds se mettent en attente
de lire un nouveau caractere de controle annongant une nouvelle sélection sur I'USM. Les noeuds
ne pouvant émettre sur I’'USM écrivent dans un tampon circulaire qui est envoyé lorsqu’ils sont
selectionnés. Ceci permet de dialoguer avec chaque site indépendamment depuis le frontal, voir &
distance depuis une station de travail.

Ce moyen d’affichage et de mise au point reste assez lent si on le compare aux moyens disponibles

sur les stations de travail. Il nous a tout de méme permis de mener a bien le portage du noyau et
des premiers serveurs.
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$kt0
Select node 0
Node 0 selected

Chorus kernel V3.3b on iPSC/2
Copyright (c) 1990, 1991 Chorus sytemes

Local site number 0
-=s+——1 DELETE

$kt2
Select node 2
Node 2 selected

Local site number 2

Figure 1.2 : Séquence de communication avec I'USM
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Annexe B

Comparaison des performances de
communication

Dans les tableaux suivants, les temps sont donnés en millisecondes pour des messages de type
RPC ayant la méme taille en envoi et en reception. Les temps correspondent aux temps moyen
obtenus pour mille échanges de message et les tailles sont données en octets.

Le tableau I correspond au cas optimum pour les deux systemes : la taille et I’adresse des messages
sont alignées sur des frontieres d’entiers. Les mesures sont effectuées entre deux noeuds voisins.

Taille du message | NX/2 | Chorus | Rapport
12 745 2400 | 3,2
500 1775 4150 | 2,3
1000 2128 4950 | 2,3
4096 4340 9600 | 2,2

Tableau I - Messages alignés sur des frontieres d’entiers

Ce tableau montre que notre implantation de la communication sur 'iPSC/2 est moins perfor-
mante que celle de NX/2. La principale raison de cette différence tient au niveau de service offert
par les systemes. En effet, lors de ’envoi d’un message CHORUS nous précisons uniquement 1’iden-
tificateur de la porte destinatrice et nous ne tenons pas compte de sa localisation. Par contre,
dans NX, le numéro de site doit étre précisé a I’envoi du message. De méme le systeme NX n’offre
pas des services tels que la diffusion sur un groupe, ’acces en mode fonctionnel, etc.

La mesure des mémes performances dans le cas de noeuds distants (par exemple les noeuds 0 et
15) montre une légere dégradation des performances, de 'ordre de 1% pour la communication de
CHORUS entre 5 et 10 % pour NX/2. Il est possible que cette différence provienne de la différence
de service offert par les deux systemes.

Le tableau II compare les performances de la communication des deux systemes dans des circons-
tances moins favorables : les adresses des messages sont volontairement fixées de maniere a ne
pas étre alignées sur une frontiere d’entier (de méme pour la taille).
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Taille du message | NX/2 | Chorus | Rapport
101 1898 3550 | 1,9
501 2592 4250 | 1,6
4095 7513 9600 | 1,3

Tableau II - Messages non alignés sur des frontieres d’entier

Dans ce tableau les différences de performances entre les deux systémes sont moins importantes.
Ceci peut étre justifié par le fait que notre implantation de la communication n’a pas été optimisée.
Les différences de performances obtenues entre les deux systeémes laisse suposer qu’une version
optimisée de la communication sous CHORUS pourrait satisfaire les utilisateurs des mutlicalcu-

lateurs en offrant un débit raisonnable et un confort supplémemtaire.
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