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Chapitre 1

Introduction

1.1 Généralités

La programmation multi-processeur est un sujet ancien, mais qui a derniérement suscité un
intérét considérable. En effet, traditionnellement réservé au calcul scientifique, le parallélisme
s’empare désormais des ordinateurs personnels et souléve & cette occasion des problématiques
différentes, telles que la facilité d’utilisation ou la sécurité. Cet élargissement des perspectives du
domaine d’une part, et la perspective d’un changement radical dans I’architecture des ordinateurs
qui entrainera inévitablement une nouvelle facon d’envisager la programmation, d’autre part, font
que la recherche dans ce domaine est trés active. Aucun paradigme de programmation général
n’a encore été massivement accepté dans ce contexte.

Ce travail participe & la recherche d’un tel paradigme, associant la programmation de haut
niveau au parallélisme afin d’obtenir une structure claire qui rende le parallélisme accessible tout
en évitant qu’il soit source de bogues difficiles & identifier. Il consiste, pour la premiére partie,
en une évolution du langage BSML, dont les premiéres idées ont été établies dans [Lou98|. De
nombreux travaux se sont attachés & établir un formalisme fort pour ce langage, avec sémantiques,
modeéle de cotits, machine abstraite, etc. Soutenu par ces travaux, le présent document étend BSML
de plusieurs fagons, afin d’en faire un langage général :

— Inclusion de nouvelles fonctionnalités, en particulier impératives, telles que les exceptions
et les références, qui sont généralement considérées comme souhaitables dans un langage
moderne.

— Amélioration de la streté du langage, avec la définition d’un systéme de types complet
permettant d’étendre la stireté d’exécution fournie par le typage statique de langages fonc-
tionnels tels que ML au parallélisme.

— Définition d’extensions syntaxiques qui rendent les programmes paralléles plus lisibles, et
plus simples & écrire.

Ces évolutions font de BSML un langage complet et utilisable, qui peut s’établir parmi les
paradigmes émergents pour le parallélisme. Un autre domaine, qui est une conséquence de la gé-
néralisation du parallélisme mais reste relativement nouveau, est la certification de programmes
paralléles. La deuxiéme partie de ce travail développe, par 'exemple, une méthodologie de déve-
loppement certifié basée sur BSML, 1’assistant de preuve Coq et les squelettes algorithmiques.
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1.1.1 Parallélisme et calcul scientifique

Le parallélisme est un moyen naturel pour multiplier la puissance de calcul par rapport a la
vitesse nominale des processeurs. Les processeurs traditionnels, séquentiels, évoluant a une vitesse
considérable, il a donc pendant longtemps été utilisé pour anticiper sur leur évolution dans les
applications requérant une grande quantité de calculs, comme les simulations et le calcul scien-
tifique. Avec 'avénement des micro-ordinateurs sont également apparues les grappes («beowulf
clusters», [SSB195]), qui, mettant en commun la puissance d'un grand nombre d’ordinateurs bon
marché, ont un cott bien moindre que les super-calculateurs.

Ces machines, dont la puissance ne fait qu’anticiper de quelques années sur celle des or-
dinateurs grand public, demandent une programmation délicate qui reste en accord avec leur
utilisation. Ainsi, les outils de programmation paralléle sont longtemps restés peu accessibles, et
sont encore aujourd’hui souvent basés sur les langages Fortran ou C. Deux approches du paral-
lelisme de bas niveau se différencient par leur notion de mémoire : celle-ci peut étre un espace
unique auxquels accédent tous les processeurs (mémoire partagée), ou bien des espaces privés
réservés & chacun des processeurs (mémoire distribuée). Les outils les plus connus suivant cha-
cune de ces approches sont OpenMP [CJvdP07|, pour la mémoire partagée, et PVM [GBDT 94|
ou MPI [SG98] pour la mémoire distribuée.

PVM comme MPI laissent un controle total de la gestion du parallélisme au programmeur :
il s’agit, en quelque sorte, de controler individuellement chacun des processeurs ainsi que leurs
échanges de messages et leurs synchronisations, approche que nous appellerons concurrence.
Cela permet un ajustement optimal des performances, pour qui est prét a y consacrer le travail
nécessaire ; cependant, la tache est extrémement ardue, les tests délicats puisque les instants
d’arrivée des messages sont imprévisibles, et le déboguage difficile en raison de la complexité des
interactions qui peuvent aboutir & un probléme [Gor04]. C’est pourquoi, en pratique, méme en
MPT le parallélisme suit des régles implicites qui permettent de comprendre son déroulement.

OpenMP permet un parallélisme semi-automatique par annotations du code source, ce qui
simplifie la transition de programmes séquentiels vers des programmes paralléles. Cependant,
celui-ci ne se révele guére efficace en dehors du traitement de tableaux et de boucles itératives,
la parallélisation automatique étant un domaine qui a donné peu de résultats probants. Les
algorithmes paralleles efficaces ont souvent une structure trés différente de celle des algorithmes
séquentiels équivalents : OpenMP permet leur implantation en offrant également un controéle plus
fin du parallélisme, mais perd du coup les notions de structure et de sireté qu’il aurait pu offrir
par rapport a MPIL.

Notons que, contrairement & ce qu’on pourrait croire, mémoire partagée ou distribuée cor-
respondent ici plus a des modeles qu’a des architectures matérielles concrétes : MPI fonctionne
aisément (et est optimisé) sur une machine & mémoire partagée, bien que les échanges se fassent
par messages explicites. De méme, il est possible de simuler une mémoire partagée a partir de
mémoires locales, en effectuant des communications quand nécessaire. Dans ce dernier cas ce-
pendant, 'efficacité du programme peut s’en ressentir. Notons que la gestion d’'une mémoire
partagée, méme sans simulation, passe moins bien & I’échelle & cause des limitations de bande
passante et des risques d’accés concurrents.

Il est ainsi généralement accepté que l'on obtient de meilleurs résultats — moyennant plus
d’efforts — en supposant la mémoire distribuée qu’en la supposant partagée.
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1.1.2 Evolution du matériel

Les fabricants de micro-processeurs ont atteint derniérement un palier dans les fréquences
d’horloge, qui avaient jusqu’a présent été le moteur de 1’évolution des performances. La minia-
turisation, qui permet de réduire le courant nécessaire, semble en effet atteindre ses limites, et
la puissance dissipée par le processeur étant fonction de sa fréquence de fonctionnement, les
approches actuelles de la fabrication ne peuvent plus pousser dans cette direction sans envisager
une consommation électrique et des systémes de refroidissement rédhibitoires.

Les améliorations techniques dans I’architecture des processeurs permettent encore des gains
de performances, mais qui ne sont plus de la méme échelle. Néanmoins, les fabricants promettent
de poursuivre une progression exponentielle' dans la puissance de calcul : la vitesse du traitement
séquentiel d’opérations touchant & une limite, cela est fait par multiplication du nombre de coeurs
de calcul par processeur. Le parallélisme gagne ainsi les ordinateurs personnels.

Ce parallélisme souléve des questions, mais ne met pas encore en évidence les difficultés que
souléverait un parallélisme de masse : les utilisateurs bénéficient encore raisonnablement de la
puissance de leurs deux, ou quatre coeurs, ’ordinateur ayant le plus souvent un petit nombre de
taches & accomplir simultanément. Les jeux vidéo, par exemple, qui sont les applications d’usage
courant les plus exigeantes en puissance de calcul, gérent simultanément ’affichage, le son, la
simulation du monde, I’«intelligence artificielley des personnages, etc. Si I’évolution continue en
ce sens, cependant — et on nous promet déja des processeurs a 64 coeurs — ce bénéfice ne durera
plus, et les programmes actuels se révéleraient incapables d’utiliser la puissance disponible.

1.1.3 Parallélisme moderne

C’est une des raisons qui nous poussent & développer de nouveaux modéles de programmation,
afin, & terme, de permettre la généralisation de la programmation paralléle. Il est ainsi naturel que
les différentes approches de la programmation déja connue cherchent leur place dans ce nouveau
contexte. La programmation fonctionnelle, par exemple, offre un certain niveau de structure et
évite la majorité des problémes a ’exécution : ces problémes étant multipliés par le nombre de
processeurs, quelles structures supplémentaires permettent de conserver ces garanties ?

Parmi les approches de haut niveau se détachant de la concurrence brute et du parallélisme
automatisé, on trouve le parallélisme de données et les squelettes algorithmiques. Le parallélisme
de données [HS86| relache en partie le controle du programmeur sur les processus, et est basé sur
I'idée d'un traitement unifié sur de grandes quantités de données, bien qu’il ne se limite pas & cela
(en premiére approximation, on peut comparer son domaine d’utilisation a celui d’OpenMP). Tl
offre 'avantage d’étre synchrone, et aisé a concevoir ; il évite les interblocages. Typiquement, on
peut spécifier un ensemble de données et effectuer des opérations sur cet ensemble et sur ses
éléements, l'ensemble sera divisé entre les processeurs et les opérations parallélisées (ce qui est
rendu possible par une syntaxe qui impose certaines propriétés lors de leur définition). BSP, dont
nous reparlerons, est une variante de ce modéle qui laisse le controle sur les processeurs.

Les squelettes [Col89, Col04b, Col04a] sont des fonctions de haut niveau, paralléles et hau-
tement optimisées. Le programmeur écrit son programme de facon déclarative, en implantant
les opérations cotiteuses en calcul par I'intermédiaire des squelettes. Les squelettes sont souvent

Lcomme la décrit la célébre «loi de Moores
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associés a des traitements mathématiques qui, moyennant certaines propriétés sur le programme
initial, en extraient des informations permettant la parallélisation. Ainsi, par exemple, pour la
composition de squelettes : deux opérations de communication successives peuvent étre groupées
si elles n’ont pas d’interdépendance. En utilisant les squelettes, I'utilisateur n’a pas a s’inquiéter
des problémes de bas niveau relatifs au parallélisme, mais il doit néanmoins avoir une bonne
connaissance des schémas de fonctionnement de son application afin de les utiliser & bon escient.
Les squelettes se combinent avantageusement & notre approche, ou il est possible de les définir
en tant que simples fonctions : nous nous étendrons sur le sujet en 6.2.

Un certain nombre de tentatives existent pour donner & des langages fonctionnels accés au pa-
rallélisme. Les premiéres permettent un traitement de la concurrence compatible avec les systémes
de typage, comme Concurrent ML [Rep99| ou JoCaml [MMO08| pour ML, ou Eden [LOMPO05|
pour Haskell. Ces systémes préservent les atouts de la programmation fonctionnelle mais ne les
étendent pas au parallélisme, et restent ainsi sujets aux interblocages et a 'indéterminisme.

D’autres langages ajoutent un niveau de structure étendant effectivement la siireté associée
au typage fort au parallélisme, et évitent ces problémes : citons NESL [BHS ' 94|, langage basé sur
ML, Glasgow Parallel Haskell (Gph) [Tri99] et Oz [Smo95]. Ces langages ont pour point commun
d’autoriser le parallélisme multi-niveaux et de fonctionner par génération dynamique de processus
légers (threads) : il en résulte une expression du parallélisme plus simple, particuliérement adaptée
au parallélisme de données. A I'opposé des approches précédentes, dans ces langages, le controle
des ressources de calcul est implicite, et dissimulé a l'utilisateur. Celui-ci se charge de séparer sa
tache en un nombre quelconque de threads, qui sont automatiquement distribués. Cette approche
centre le parallélisme sur 1’algorithme et non sur la machine, ce qui peut s’avérer une limitation
lorsqu’on désire implanter des algorithmes complexes de facon optimale, ou tirer le plein parti
du matériel disponible. En particulier, le sous-découpage du probléme doit étre significativement
plus fin qu’il ne serait nécessaire pour obtenir un bon équilibrage. Il est, d’autre part, plus difficile
de se représenter ’exécution réelle du programme et d’analyser ses coiits.

BSML, le langage auquel est consacré le présent travail, est basé sur un modeéle simple qui
lui permet d’assurer la stireté d’exécution tout en laissant le strict controle des processeurs au
programmeur, ce qui lui permet de fournir un modeéle de coiits simple et fiable. La possibilité
de définir des fonctions de plus haut niveau, de plus, permet d’explorer d’autres mécanismes de
parallélisme & 'intérieur du langage.

1.2 Certification et parallélisme

La généralisation du parallélisme s’accompagne de nouveaux besoins issus de la program-
mation traditionnelle. Les méthodes formelles en sont un exemple, et elles n’en sont qu’a leurs
premiers pas dans ce domaine. Elles permettent la validation de programmes & partir de spé-
cifications mathématiques précises : cette validation est d’autant plus utile (et difficile) que le
programme est complexe et éloigné de la notion intuitive qu’on pourrait en avoir — donc parti-
culierement utile pour les programmes paralléles.

Certains travaux établissent des preuves sur des mécanismes bas niveau pour le parallélisme
[GKO07, TW04], mais il s’agit plus de prouver les protocoles de communication et ’absence d’inter-
blocages a I’aide de model-checkers que de prouver des propriétés générales sur des programmes.
Prouver des programmes réalistes n’est envisageable que dans le contexte d’un parallélisme forte-
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ment structuré. C’est le cas de BSP, pour lequel existent des travaux de dérivation de programmes
impératifs & partir de sémantique a la Hoare par exemple [CS03, JMC96, SCO01], ou & partir de
transitions d’état globales [SCGO00], ou encore de sémantique par raffinements [Ski98].

Ces approches ne proposent pas d’outils spécifiques pour les preuves, et ne se basent pas
sur des assistants de preuves : on reste au niveau d’une formalisation purement manuelle. Des
travaux récents basés sur 1’assistant de preuves Coq comblent cette lacune et permettent la certi-
fication de programmes BSPlib [TL07, GF08, GF09|. Enfin, dans un contexte de programmation
fonctionnelle, on établit des preuves en Coq de programmes BSML dans [Gav03, Gav05] : c’est
une approche similaire que nous suivrons ici.

Les squelettes, par ailleurs, constituent des briques de construction pour le parallélisme et
fournissent en tant que tels une bonne base pour la certification. [GF08] fait un pas en ce sens
en proposant une implantation certifiée du probléme des N-corps, considéré comme représentant
une des grandes classes de programmes paralléles (les dwarfs, [ABCT06]). Par ailleurs, des mé-
thodes formelles de dérivation de programmes utilisant les squelettes, basées sur I’algorithmique
constructive, existent [HIT97].

Nous étudierons donc une méthode de dérivation de programmes paralléles certifiés se basant
sur une combinaison de ces techniques.

1.3 Exceptions et parallélisme

Les langages de programmation modernes offrent tous des mécanismes de gestion des événe-
ments anormaux ou exceptionnels : face a la complication des systémes informatiques, de tels
évenements sont voués a se produire, et bien qu’il soit souhaitable d’éviter qu’ils ne provoquent
un arrét brutal du programme, il n’est pas envisageable de les traiter tous, cas par cas. Un lan-
gage réaliste se voulant sir se doit donc d’intégrer un tel systéme : méme dans le cadre d’'un
systeme certifié, les opérations d’entrées-sorties, d’allocation mémoire ou en régle générale liées
au matériel sont sujettes a des cas d’erreur.

Les travaux sur la gestion des exceptions remontent aux années 1970 [Goo75]. Aujourd’hui,
ayant dépassé le role d’un simple mécanisme de gestion d’erreur dans beaucoup de langages, elle
en est un élément structurel important — et, par conséquent, est fortement liée & la structure du
langage et au modéle d’exécution. On rassemble, sous le terme «gestion d’exceptionsy, trois roles
distincts :

— La capacité a continuer I’exécution du programme en I’absence d’un résultat, celui-ci ayant
échoué a se calculer — éventuellement, simplement pour afficher la nature de ’erreur avant
de terminer. Ce role pourrait étre rempli par une valeur spéciale de retour, pour chaque
opération, et une disjonction de cas suivant cette valeur. C’est souvent ce qui est fait avec
I'utilisation de pointeurs null en C ou des types option en OCaml ([LDG107]) : ces cas
ne correspondent pas a de la gestion d’exceptions, car ils obligent & une gestion explicite,
a tous les niveaux d’appels, des cas exceptionnels. Un systéme de gestion d’exceptions
introduit un traitement implicite des cas exceptionnels par défaut, permettant justement
de ne pas alourdir le code.

— Une exception permet donc, quand elle est déclenchée, d’interrompre le flux normal d’exé-
cution du programme. Concrétement, 1’exécution est déroutée sur un code de traitement
de I'exception : ainsi, une exception doit déclencher un traitement spécifique sans devoir
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remonter étape par étape dans la pile d’appels comme le ferait un retour normal de fonction.

— Un mécanisme de rattrapage ou de reprise, suivant les cas, permet de relancer ’exécution
du programme dans un état sain & partir d’'un point donné, ou de réessayer 1’opération
ayant échoué avec des parameétres différents.

Ouvrons une parenthése pour noter que les systémes de gestion d’exceptions dits monadiques,
qui s’intégrent élégamment a la programmation fonctionnelle, ne respectent pas directement nos
deux premiers critéres (qui sont certes restrictifs) : ils ne permettent pas la propagation des
exceptions de fagon entiérement transparente. L’utilisation des monades pour la gestion d’excep-
tions se justifiant dans les langages non stricts, mais étant plus lourde pour 'utilisateur, nous ne
détaillerons pas le sujet. Le parallélisme dans les langages non stricts est en effet un sujet assez
éloigné du notre, et faisant I'objet d’autres études, comme par exemple [Mil02] pour le langage
Haskell (dans ce langage, 'approche utilisée pour Eden est d’abandonner les traits paresseux
lorsque des opérations sont parallélisées, et celle de Gph utilise des threads dynamiques). Pour
des raisons de performances et de controle explicite sur le parallélisme, on ne s’étendra pas sur
le sujet, le lecteur pouvant se reporter a [Hai94| pour une discussion plus étendue sur le sujet.

Les mécanismes de gestion d’exceptions varient en expressivité et en simplicité d’usage d’un
langage & un autre. Common Lisp propose un systéme de conditions par exemple, extrémement
souple mais délicat d’usage et d’implantation. Celui-ci permet en effet de relancer I'exécution a
I’endroit ou elle aurait échoué, tout en en modifiant les parameétres. Cependant, aucun langage &
typage statique ne propose un tel systéme & I’heure actuel, nous n’envisagerons donc pas de tel
systéme pour un langage paralléle.

La gestion des exceptions en ML est impérative : elle est de fait similaire & celle de la plupart
des langages impératifs modernes, et relativement simple, avec 1'usage d’'une commande pour
lever une exception, et la construction de blocs permettant de rattraper les exceptions que le code
qu’ils contiennent auraient levées. Un tel bloc est donc protégé contre les événements inhabituels
(ou contre certains d’entre eux, & la volonté du programmeur), et est muni de code & exécuter pour
traiter ces événements et renvoyer un résultat, sans que cela influe sur le programme & ’extérieur
de ce bloc. De tels blocs peuvent étre imbriqués, et s’intégrent trés bien dans le systéme de types
de ML. Ce mécanisme a de plus le mérite de s’implanter efficacement sur les processeurs actuels.
Il est utilisé entre autres par Ada, C++, Java, C#, Delphi, PHP, Python et Ruby.

Pour se représenter la complexité de la gestion des exceptions dans le cas d’une exécution
paralléle, il est utile de se représenter la propagation d’exceptions levées comme un saut dans la
pile d’appels du programme, ou plusieurs sauts successifs jusqu’a trouver un traitement corres-
pondant a I’exception. Lors de 'exécution paralléle, il existe une pile d’appels par processeur, et
celles-ci peuvent étre entierement indépendantes si on ne suppose pas de structure sous-jacente.
La notion méme d’état de ’exécution & un instant donné n’est pas aisée & définir, si une barriére
de synchronisation n’est pas imposée. Il existe ainsi une grande quantité de travaux [RDKTO01]
sur les exceptions dans un contexte concurrent, ou plus généralement sur les calculs concurrents
tolérants aux pannes, adaptés aux différents modeéles et langages [BLKCO05|. Ainsi, comme le
soulignent les auteurs dans [RK01], le traitement des exceptions dans un environnement d’exé-
cution concurrent ou paralléle doit étre profondément lié au modeéle employé : il n’existe pas de
bonne solution dans I’absolu. La plupart des systémes existants, surtout ceux qui présentent des
traits de concurrence, ne traitent les exceptions que de facon locale ou séquentielle, ou bien ne
garantissent pas la cohérence du systéme apres reprise d’une exception.

Dans les modéles concurrents, la gestion des exceptions ne pouvant se faire globalement, celle-
ci est souvent transformée en un protocole de communication auxiliaire qui permet de propager
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les informations sur I’état d’un processus aux autres, et de prendre ainsi des décisions cohérentes
a différents niveaux de localité, suivant la portée de I’exception ou de l'erreur. Certains systémes,
comme celui d’Argus [Bal92] permettent de sélectionner un sous-ensemble des processeurs d’aprés
certains critéres (tout ceux ayant défini une exception particuliére, par exemple), et effectuent
une synchronisation sur ce sous-ensemble en cas d’exception. Cela se révéle complexe, du point
de vue de la gestion aussi bien que du point de vue du programmeur, et impose de plus un
surcolit en communications.

Un contexte différent mais néanmoins lié & la programmation concurrente, et ayant donné
lieu & un certains nombre de travaux sur la gestion des exceptions, est celui des Enterprise Java
Beans ; le systéme choisi qui a été retenu pour cette application a ’avantage de ne pas induire
de communications supplémentaires, mais n’est plus, & notre sens, un réel systéme de gestion
des exceptions dans la mesure ou il s’apparenterait plus & une valeur de retour spécifique pour
signaler un cas inhabituel. De plus, ce systéme n’assure pas que tous les processus concernés
par un calcul soient avertis de l’erreur. Cela nous conforte dans 1’idée que, dans un contexte
concurrent, la notion d’exception telle qu’elle est envisagée dans les langages séquentiels perd la
majeure partie de son sens.

Nous avons ’avantage, dans ce contexte, d’utiliser un modéle de parallélisme structuré. Cette
structure nous fournit une base solide pour établir des régles sur la propagation et le rattrapage
qui nous assureront la siireté et la cohérence d’exécution. Cependant, & notre connaissance,
les différentes implantations de BSP ne proposent pas & 1’heure actuelle de systéme de gestion
d’exceptions spécifique — la plupart d’entre elles étant de simples bibliothéques. Par ailleurs, nous
n’avons trouvé aucune étude sur les exceptions dans les langages data-paralléles ou fonctionnels
paralléles excepté les travaux préalables de notre équipe [Dab03], portant sur un calcul restreint
(BS\) et sans implantation, et de travaux concernant les exceptions asynchrones dans Concurrent
Haskell [MJMO1]. Ces derniers permettent & un processus d’envoyer une exception a un autre de
facon asynchrone, tout en préservant la nature fonctionnelle du langage (mais en abandonnant
le déterminisme de I'exécution). Ces travaux se situent dans un contexte purement concurrent,
et n’offrent pas d’éclairage quant a la gestion globale des exceptions dans un contexte paralléle.

Plus récemment, le langage en développement Manticore [FRRS08| devrait combiner les fonc-
tionnalités de CML et NESL et offre un mécanisme d’exceptions qui semble suivre les mémes
principes que celui que nous allons décrire ici.

1.4 Reéalisations

Deux axes principaux ont été explorés lors de ce travail : 'amélioration et 1’extension du
langage BSML, et I’étude de méthodes de développement paralléle certifié. Dans le chapitre 2,
nous allons donc décrire "approche du parallélisme que nous avons choisie et la base du langage
BSML, ainsi que les traits qui y ont été ajoutés afin d’en faciliter 'utilisation. Le chapitre 3 sera
I’occasion d’introduire une description formelle détaillée d’un sous-ensemble de BSML, & partir
de laquelle 'ajout d’'un mécanisme de traitement des exceptions et de références impératives
pourront étre étudiés formellement.

Garantir I’absence d’échec des programmes a ’exécution, au sens de Milner [Mil78], se fait
généralement par 'ajout d’un systéme de types : dans notre cas, cette notion doit étre étendue
a des cas d’échec spécifiquement liés au parallélisme. En conséquence, il nous est nécessaire de
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définir un systéme de typage étendu pour assurer la stireté d’exécution des programmes BSML,
ce que nous faisons au chapitre 4.

Le chapitre 5 discute pour sa part de 'implantation du langage et donne des exemples de
programmation en BSML, ainsi que quelques résultats expérimentaux.

Le chapitre 6 donne un apercu plus large de ce qu’il est possible de réaliser en BSML, en
posant les bases permettant de construire une méthode de développement certifié : en combinant
les différents outils décrits, il est possible, depuis une spécification d’algorithme, d’obtenir une
implantation paralléle certifiée exacte d'un programme exécutant cet algorithme. Le chapitre 7
donne un cas d’application de cette méthode qui utilise les squelettes de listes, et fournit de
nombreux exemples.



Chapitre 2

Principe de BSML

L’objectif de ce chapitre est de donner une vision claire de ’approche du parallélisme que
nous avons choisi d’employer, ainsi qu’une compréhension générale de BSML : sa lecture devrait
étre suffisante pour permettre & un programmeur d’utiliser le langage. Les principes généraux
retenus, tels que le modele BSP, puis les concepts fondateurs de BSML sont présentés. Le role
des quatre primitives de base permettant la manipulation du parallélisme est détaillé, et leur
utilisation développée dans des exemples. Enfin, on donne la justification et le fonctionnement
des extensions facilitant 1'utilisation du langage.

2.1 Une approche du parallélisme

2.1.1 Le modéle BSP

La concurrence directe, comme nous ’avons vu, entraine une trés grande complexité dans
I’analyse du flot d’exécution, et introduit de l'indéterminisme et la possibilité du blocage de
I’exécution de maniére imprévisible. Il est donc judicieux de s’en abstraire par 1'utilisation d’un
modeéle de plus haut niveau, qui moyennant certaines restrictions rend 1’analyse de programmes
paralléles complexes possible.

Le modeéle BSP (pour Bulk Synchronous Parallel, soit parallélisme quasi-synchrone), intro-
duit dans [Val90], puis développé dans de nombreux travaux [Bis04, McC94, McC95, McC96a,
McC96b], décrit la machine paralléle comme un ensemble de paires processeur-mémoire homo-
génes en nombre fixe p. C’est donc un modéle & mémoire distribuée. Les possibilités d’échanges
entre ces processeurs sont modélisées par un réseau de communications, et une unité de synchro-
nisation globale.

La particularité du modeéle est que les communications ne peuvent étre faites de facon quel-
conque. De fait, un processeur ne pourra bénéficier de données qu’il a recues d’un autre processeur
qu’une fois une barriére de synchronisation globale effectuée : de la sorte, on a I'assurance que
toutes les communications se sont terminées, et on échappe aux conditions de concurrence qui
pourraient se produire si 'on accepte la réception de données & un instant quelconque.

Cela conduit & un découpage de ’exécution en super-étapes, comme le montre la figure 2.1, ou
le temps s’écoule du haut vers le bas : ’exécution d’un programme BSP est une suite séquentielle
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FiG. 2.1 — Exécution BSP sur une machine a 4 processeurs

de super-étapes, d’ou sa qualification de quasi-synchrone. Chacune de ces super-étapes se déroule
de la facon suivante :

1. Une phase de calculs locaux, indépendants, sur chaque processeur.

2. Une phase de communications, qui procéde a tous les échanges qui ont pu étre demandés
pendant la premiére phase

3. Une barriére de synchronisation (le plus souvent logicielle). Notons qu’a certaines condi-
tions, celle-ci peut étre relachée afin de limiter son impact sur les performances ([SCG04]).

Cela assure que I'exécution est déterministe, d’une part, et ne peut présenter d’interblocages
d’autre part : deux caractéristiques extrémement intéressantes dans notre cadre de programma-
tion parallele stre.

Le modele BSP a de plus l'intérét de présenter un modéle de cotits relativement simple ; nous
en reparlerons dans la section 2.1.3. Enfin, ce modéle est reconnu par la communauté scientifique
et il existe une grande quantité de travaux sur les algorithmes paralléles BSP, ce qui donne du
matériau pour le langage BSML, que nous allons maintenant présenter.

2.1.2 L’approche BSML

Plutot que de redéfinir un langage fonctionnel & part entiére, nous avons choisi d’utiliser
comme base pour BSML un langage fonctionnel non-paralléle existant : comme nous allons le
voir, ’approche que nous utilisons est largement orthogonale au langage fonctionnel sous-jacent
(le BSA-calcul [LHF00], base théorique de BSML, est en ce sens une extension du A-calcul).
Le choix d'un langage strict ou non est néanmoins d’une importance cruciale pour la suite.
Notre choix se dirige naturellement vers un langage strict pour des raisons de prévisibilité de
I’exécution et de la performance : notre souhait que le parallélisme soit explicite nécessite un
ordre d’exécution explicite et prévisible que ne fournissent pas les langages non-stricts [Hai%4|.
Notons cependant que ce choix ne va pas de soi dans le cas général, et qu’en particulier une
grande quantité de travaux sont consacrés au parallélisme dans le langage non-strict Haskell :
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dans Glasgow Parallel Haskell (GPH) [Tri99], le parallélisme est semi-explicite et utilise une
gestion de threads dynamique.

Parmi les langages fonctionnels a évaluation stricte, ML [MTHM97] est le standard majeur,
a donné lieu a plusieurs implantations et est largement utilisé. BSML se base sur Objective
Caml (OCaml dans la suite) [LDGT07]; ce choix s’impose parmi les différentes variantes de
ML pour des raisons de performance de I'implantation, puisque nos applications se destinent &
la programmation haute performance [HFAT96]. D’autres raisons, comme le grand nombre de
bibliothéques et les outils disponibles pour ce langage nous ont conforté dans ce choix. Camlp4
[DARO7], le pré-processeur générique d’OCaml, est par exemple un outil que nous utilisons dans
le développement des extensions de BSML..

La syntaxe de BSML, ou du moins son cceur, est donc directement celle d’OCaml — moyennant
quelques restrictions qui seront développées dans la suite. Il est en effet possible de lire un
programme BSMI, comme un programma OCaml pour la majeure partie. L’ordre d’exécution, en
particulier — parfois obscur lorsqu’on offre la possibilité de définir des opérations simultanées —
ne devrait pas dérouter un habitué de la programmation fonctionnelle et ’OCaml. En outre,
les programmes OCaml usuels sont directement des programmes BSML valides, n’utilisant pas
ses traits paralléles et s’exécutant donc de facon séquentielle. La parallélisation d’applications
OCaml & I'aide de BSML peut donc étre faite de facon incrémentale.

Objective Caml est également I'une des cibles possibles pour I'extraction de programmes dans
assistant de preuves Coq [Let04]. Il nous est ainsi possible d’étendre cette propriété a& BSML et
d’extraire des programmes paralléles prouvés depuis des définitions Coq, comme nous le faisons
au chapitre 6.

Il n’est pas dans notre propos ici de décrire en détail la syntaxe et 'usage d’OCaml. En
cas de doute, le lecteur pourra se référer & [LDGT07]. Les points du langage important dans
notre contexte seront néanmoins expliqués; les sémantiques que nous définissons, en outre, sont
autonomes et ne dépendent pas d’autres travaux bien qu’elles demandent une certaine familiarité
du lecteur avec ce type de formalisme.

2.1.3 Prédiction de performance

L’analyse de complexité est une préoccupation majeure en algorithmique : ’étude de nou-
veaux algorithmes, quel que soit le domaine, est tributaire des moyens qu’il existe pour les
comparer entre eux. On s’abstrait généralement dans ce cas des spécificités du matériel et, lors-
qu’on étudie des algorithmes séquentiels, on se contente de leur comportement asymptotique. Ces
résultats mathématiques sont ainsi beaucoup plus pertinents que de simples tests de performance
sur des cas particuliers.

Cette analyse est d’autant plus difficile quand on étudie des algorithmes paralleles. En effet,
au coiit de calcul pur s’ajoute le cotit des communications et synchronisations : et on dépend ici
de la facon dont sont spécifiés les échanges, et donc du modeéle utilisé. En premier lieu, on ne
peut pas étudier de la méme fagon le coiit d’un algorithme spécifié dans le cadre d’un systéme
a mémoire partagée ou dans celui d’'un systéme par échange de messages. C’est pourquoi il est
important que, dés la conception du modele, la facilité & évaluer le temps de calcul soit prise en
compte.

Ceci, & trois niveaux : le premier, et le moins formel mais non le moindre, est celui du
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programmeur. En particulier dans le cadre du calcul haute performance, il est indispensable que
le programmeur ait une bonne intuition du cott du code qu’il écrit, afin qu’il soit en mesure de
minimiser celui-ci. Pour cela, un modéle de cott simple et explicite nous parait étre un atout
important de BSP, par rapport aux systémes a parallélisme ou communications implicites. Il est
trop souvent admis dans ce contexte que la prévisibilité des cotits est inversement proportionnelle
au niveau du langage : un langage de bas niveau offrirait une bonne maitrise des coiits, et un
langage de haut niveau demanderait un abandon de cette maitrise. Cela est vrai dans une certaine
mesure : ’existence d'un garbage collector dans un langage, par exemple, rend les opérations
d’allocation de mémoire implicites, et fait perdre, dans une faible mesure, la maitrise des cotts.
L’argument perd de sa valeur lorsqu’on fait du calcul haute performance paralléle : méme dans le
contexte d’une programmation trés bas niveau, trop de facteurs entrent en jeu (latence et vitesse
du réseau, pagination...) pour qu’on puisse prétendre maitriser la performance d’un programme.
Meéme quand la performance est bien estimée ou obtenue par des tests répétitifs et cotiteux en
temps, elle se révele tres variable d’une architecture a I’autre. On constate souvent, a 'opposé,
que l'utilisation d’un langage paralléle de plus haut niveau atténue leffet aléatoire de ces facteurs
et rend la performance plus proche des estimations [Gor04].

Le deuxiéme niveau d’estimation de la performance se rapproche de ’analyse de complexité.
Lorsqu’on propose un algorithme paralléle suivant un modeéle donné, il doit étre possible le plus
simplement possible d’obtenir une formule de cotlits permettant de le comparer & d’autres. Le
modeéle BSP offre un modéle de cotits simple, qui permet une estimation en fonction de trois
parametres :

— p, le nombre de processeurs dans la machine paralléle.
— ¢, qui décrit la vitesse du réseau de communication. h correspond au temps, en nombre
d’opérations locales, qui est nécessaire a un envoi/réception d’au plus un mot mémoire par
)
processeur.
— L, qui est le temps que cotite la barriére de synchronisation en nombre d’opérations locales.

Le cotit d’exécution d’une super étape est ainsi le maximum des temps de calculs locaux, plus le
temps de communication (qui est égal & nx g, ot n est le nombre de mots mémoire maximal qu’un
processeur a re¢u ou envoyé), et le temps de synchronisation. Cette formule est ainsi adaptée
a différentes architectures matérielles, en utilisant les parameétres obtenus par des tests simples,
pour obtenir une estimation fiable du temps d’exécution de l'algorithme (|Gav08, Kru08]).

Le troisiéme niveau concerne l’estimation dynamique de performance. En effet, ['utilisation
optimale du parallélisme repose généralement sur un compromis entre équilibrage de la charge
et communications. Les paramétres BSP de la machine étant connus au cours de I'exécution,
des formules de coiit établies au préalable permettent de choisir dynamiquement le compromis
optimal en fonction de Iarchitecture [Bam00, BH99].

Les cotits en BSML sont intuitifs : le parallélisme, les communications et les barriéres sont
explicites, et suivent le modeéle BSP. Un modele de cotit sémantique détaillé est développé dans
[Gav05] ; il est de plus possible, en étendant la sémantique formelle que nous proposons en Coq,
de prouver le cotit d’algorithmes en méme temps que leur implantation. Cet axe de recherche n’a
pas encore été exploré a I'heure actuelle.
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2.1.4 Historique

Avant de détailler le fonctionnement de BSML, voici un apergu des évolutions qui 'ont amené
a son état actuel. Les premiérs travaux remontent a 1998, on un prototype de simulation (d’exé-
cution purement séquentielle) permettant une analyse de cotits a été réalisé [Lou98], ainsi que la
premiére version du BSA-calcul [LHF98| permettant son étude. La premiére version du langage,
0.1, est sortie en 2000 aprés une amélioration des primitives de communication d’origine [BLH99].

La suite a donné lieu & de nombreuses études théoriques sur le langage : sémantique distribuée
[Lou01], machines abstraites [MHLO1, GLDO03], et certification de programmes [GL03, Gav03|.

Une nouvelle implantation modulaire de BSML en 2005 [LGB05| a donné lieu & une nouvelle
primitive paralléle, proj, qui améliore grandement la souplesse et 1’expressivité du langage. Dans
[Gav05], auteur fait le point sur les développements de BSML et donne une étude sémantique du
langage trés détaillée, fournissant les bases et des exemples pour des développements paralleles
prouveés.

Le présent travail s’établit sur cette base pour étendre le langage et le rendre plus général,
en particulier avec des fonctionnalités non purement fonctionnelles. Des études précédentes sur
le filtrage d’expressions paralléles par motifs [DLG03] comblaient ’absence de la primitive proj
et se rapprochent assez peu du filtrage que nous proposons ici, qui s’ajoute & cette primitive et
augmente ’expressivité du langage. Le traitement des références en BSML a été pour la premiére
fois étudié dans [GLO4| : le présent travail se base sur ce formalisme et 'étend en en assurant la
streté par typage, et en définissant la communication de références. La gestion des exceptions,
quant & elle, reprend certaines idées de [Dab03] et traite les problémes qui y sont laissés ouverts
en fournissant un mécanisme complet et une implantation.

Enfin, nos développements certifiés suivent le principe de [Gav05] et fournissent une nouvelle
version des définitions du langage.

2.2 Vecteurs paralléles

Nous n’avons pas besoin, au niveau de la syntaxe, d’'un grand nombre de points d’entrée dans
le parallélisme : c’est ce qui justifie de baser notre langage sur un langage fonctionnel existant.
BSML se base sur un type que nous appellerons vecteur paralléle et qui, seul, permet 'accés au
parallélisme. Un vecteur paralléle a pour type a par et contient p valeurs locales de type a (ou
'a dans la syntaxe du langage). Chacune de ces valeurs est hébergée dans la mémoire de I'un
des processeurs de notre machine paralléle. Le nombre de processeurs p est défini comme une
constante bsp p tout au long de I’exécution du programme.

Ces vecteurs paralléles sont différents des tableauzr paralléles tels qu'utilisés pour le parallé-
lisme de données dans des langages tels que NESL [BHST 94|, Nepal cou Manticore [FRR107] :
dans ces tableaux, les données et les opérations sur celles-ci sont implicitement réparties sur les
processeurs. Ils consistent donc en une approche de plus haut niveau pour le parallélisme de
données, alors que les vecteurs paralléles correspondent & un controle direct du parallélisme, plus
général.

Nous identifierons les p processeurs de la machine BSP par des entiers de 0 & p — 1 tout au
long de cette thése; cet identifiant sera appellé pid (pour «Processor IDentifiery) du processeur.
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L’ensemble des pids sera noté P ; on note un vecteur paralléle de la fagon suivante :

(o, 1,...,Tp_1) : xpar

ou bien en notation abrégée, (x;),. Ce vecteur contient la valeur x; au processeur ¢, avec tous
les x; de type o. On note dans le cas général ( ), pour signifier que le pid du processeur est
représenté par I'index i dans le vecteur, (i), étant donc le vecteur des pids.

Cette structure se distingue d’un vecteur de taille p habituel par le fait que les valeurs qu’il
contient sont isolées les unes des autres. On ne peut en effet accéder a z; que dans deux cas :

— lors de calculs locaux sur le processeur

— aprés des communications
On ne peut pas, par exemple, comparer deux valeurs locales sur des processeurs différents sans
I'usage de primitives de communication.

Ces régles constituent 1’essence méme du parallélisme & mémoire distribuée ; 'usage du type
opaque « par nous permet de les garantir. Ce type rend également le parallélisme explicite, et
les programmes plus lisibles. Il reste bien siir possible, comme pour tout autre type, d’imbriquer
les vecteurs paralléles dans d’autres types, ou de leur appliquer des fonctions polymorphes : le
méme traitement sera appliqué sur chaque composante, indépendamment de son contenu. On
peut de la sorte utiliser List.map de la bibliothéque standard sur une liste de vecteurs paralléles,
par exemple.

les vecteurs paralléles peuvent étre manipulés par l'intermédiaire de quatre primitives, qui
forment le ceeur de BSML : deux d’entre elles sont asynchrones, et correspondent & un accés local
aux valeurs de chaque composante des vecteurs, les deux autres effectuent des communications
et sont synchrones.

2.3 Niveaux d’exécution dans un programme BSML

BSML gére a la fois une machine paralléle dans son ensemble et des processeurs individuels.
Une distinction entre les différents niveaux d’exécution a l'intérieur de la machine paralléle va,
ainsi nous étre utile.

— L’exécution répliquée est celle qui a lieu par défaut, dans du code séquentiel n’utilisant
pas les primitives BSML (et donc pas les vecteurs paralléles). Ce code est exécuté comme
si la machine disposait d’un processeur unique. Dans la pratique, son exécution est faite
simultanément sur tous les processeurs afin de ne nécessiter aucune communication, d’ou
le nom ; cela impose que ce code soit strictement déterministe, afin qu’on ait la garantie
d’avoir le méme résultat partout. Du point de vue de l'utilisateur, ’exécution pourrait
avoir lieu sur un processeur séquentiel unique.

— L’exécution locale est celle qui se produit dans les vecteurs paralléles, sur chacune de
leurs composantes : les processeurs utilisent leurs données locales pour faire des calculs qui
peuvent différer de I'un & l'autre. La fonction passée en argument de mkpar, par exemple,
est exécutée localement avec des paramétres différents. Les exécutions locales et répliquées
sont disjointes, et typiquement les programmes alternent entre les deux.

— L’exécution globale concerne les processeurs dans leur ensemble en tant que tout, mais met
en ceuvre le parallélisme contrairement a l'exécution répliquée; typiquement, on considére
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les communications comme une opération globale. Lorsqu’on considére une opération sur
un vecteur parallele, I'exécution globale est un ensemble d’exécutions locales.

La base du modéle de BSML est la stricte distinction entre exécutions répliquée et locale,
qui est assurée par la structure de vecteur paralléle, opaque. En effet, de la sorte le contenu des
vecteurs ne peut étre lu en mode répliqué, ce qui assure la cohérence méme du mode répliqué.

Des précautions supplémentaires sont nécessaires si I’on traite les références, les entrées-sorties
ou les opération non déterministes; nous les traitons dans la suite.

Po | P1 | P2
AN n
N N ,/‘
N

// ~ ;/\\ !

FiG. 2.2 — Exécution BSML sur une machine a trois processeurs

La figure 2.2 représente le déroulement d’un programme BSML sur une machine & trois pro-
cesseurs, l'exécution répliquée étant figurée en trait épais, et ’exécution locale en trait fin. On
remarque que l’exécution répliquée, bien que cela ne préte pas a conséquence, n’est pas né-
cessairement exécutée simultanément sur tous les processeurs. BSML offre de plus la possibilité
d’exécuter le code séquentiellement, & des fins de tests, tout en ayant la garantie d’obtenir le
méme résultat que pour une exécution paralléle. De la sorte, il fournit un mode interactif utile
pour le typage et 1’étude rapide de fragments de programmes.

primitive | type description

mkpar (pid — a) — apar fe={f0,....f (p—1))

apply (a — B)par — acpar — Bpar | (fo,..., fp—1) — (To,...,Tp_1) —
(fo 2oy fp—1 Tp-1)

proj apar — pid — « (xo,...,xp—1) — funi — x;

put (pid — @) par — (pid — a) par | (fo,..., fp—1) —
(funi — f; 0,...,funi — f; (p—1))

F1G. 2.3 — Récapitulatif des primitives BSML
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2.4 Primitives asynchrones

2.4.1 mkpar

mkpar: (pid — 'a) — 'a par est le point d’entrée dans le parallélisme BSML : cette primitive
construit un vecteur paralléle dont les composantes sont les résultats de "application locale de la
fonction passée en argument au pid de chaque processeur (on utilise, pour le confort de lecture,
le type pid pour désigner les identifiants de processeurs, celui-ci étant défini en tant que int).

mkpar f = (f 0,...,f (p—1))

mkpar est la facon normale de créer un vecteur paralléle — les autres primitives permettant
la transformation & partir de vecteurs déja existants.

Exemples usuels
— Reépliquer une valeur :

val replicate : 'a — 'a par
let replicate x = mkpar (fun _ — x)

replicate x = (z,x,...,x)
— Vecteur des pids (en tant que int) :
val pids : int par
let pids = mkpar (funi — i)
pids = (0,1,...,p—1)
— mkpar est souvent utilisé pour diviser un ensemble de données entre les processeurs. La
fonction suivante donne un moyen simple de distribuer une liste entre les processeurs.

val select list : ‘a list — ‘a list par
let select list | =
let len = List.length | in
mkpar (fun i — cut_list | (i x len / bsp_p) ((i + 1) x len / bsp_p))

La fonction cut_list | a b utilisée renvoie le segment constitué des éléments de | d’index
compris entre a (inclus) et b (exclus). Un exemple plus avancé de distribution équilibrée
sur un arbre est exposé dans la section 5.6

2.4.2 apply

apply: ('a — 'b) par — "a par — 'b par est la primitive des calculs locaux. Elle applique une
fonction locale & un parameétre local sur chaque processeur.

apply (fo,---, fp—1) (o, -, 2p—1) = (fo zo, ..., fo—1 Tp—1)

Exemples usuels

— Le plus souvent, on désire appliquer une méme fonction sur tous les membres d’un vecteur
parallele, a la fagon du parallélisme de données. C’est aussi simple que :
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val parfun : ('a — 'b) — 'a par — 'b par
let parfun f v = apply (replicate f) v

— Si on désire appliquer une fonction sur tous les éléments d’'une liste distribuée (obtenue,
par exemple, grace a la fonction select list), a la fagon de List.map, on peut écrire :

val parmap : ('a — 'b) — ‘a list par — b list par
let parmap f parlist = parfun (List.map f) parlist

— apply est utilisé pour toutes les manipulations de vecteurs n’ayant pas trait a leur structure.
Ne conserver qu’une seule valeur dans un vecteur (cela peut étre utile avant communication)
se fait par :

val filter pid : 'a par — pid — ’a option par

let filter pidvi=
let filter = mkpar (fun j — if i = j then fun x — Some x else fun x — None) in
apply filter v

filter est ici un vecteur de fonctions qui, sur le processeur ¢, contient la fonction qui em-
boite dans un type option (Some x), et sur les autres processeurs renvoie toujours None.
filter pid pids 2 sur une machine & quatre processeurs serait ainsi le vecteur (None, None,
Some 2, None).

2.5 Primitives synchrones

2.5.1 proj

proj: 'a par — pid — 'a est la primitive duale’ de mkpar, et le seul moyen d’extraire une
valeur non paralléle & partir d’un vecteur paralléle. Etant donné un vecteur, proj renvoie une
fonction non paralléle qui, appliquée & un pid, renvoie la valeur de la composante du vecteur
correspondant & ce pid.

proj(xo, ..., Tp—1) = funi — x;

proj effectue des communications, afin de rendre des résultats locaux accessibles globable-
ments par I'intermédiaire de la fonction renvoyée. Par conséquent, il établit un point de rendez-
vous pour tous les processeurs, et — en termes BSP — met fin & la super-étape courante. proj est
souvent utilisé a la fin d’'un calcul parallele, afin de rassembler les résultats obtenus.

Exemples usuels
— proj est souvent utile pour récupérer les résultats d’un processeur unique avec proj v i. Cette
formulation peut provoquer des communications inutiles, on préfére donc la remplacer par? :

val at : 'a par — pid — 'a
let at v i = match proj (filter _pid v i) i with Some x — x

— 1II est parfois utile de convertir un vecteur paralléle en liste plutdt qu’en fonction :

Zcette dualité se limite aux pids valides; elle est formalisée en 6.3.4.0
3La valeur particuliére None ne provoque aucune communication ; nous nous étendrons sur le sujet plus tard
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val proj list : 'a par — ‘a list
let proj list v = List.map (proj v) procs_ list

oil procs_list est la liste des pids : [0; 1; ... bsp_p—1].
— Il est simple de rassembler une liste distribuée par la fonction select list, afin de reconstituer
une liste globale :

val gather list : 'a list par — ‘a list
let gather list parlist = List.concat (proj list parlist)

La définition de fonctions similaires de distribution et rassemblement pour d’autres types
de données permet de faire de la programmation de type parallélisme de données en BSML.
Notons que nous utiliserons plutdét une version récursive terminale de List.concat, pour
traiter les grands ensembles de données (plus d’une dizaine de milliers d’éléments par
processeur) :

val concat : 'a list — ‘a list list — 'a list
let rec concat acc Il = match Il with
| I::lr — concat (List.rev_append | acc) Ir
| [| — List.rev acc

val gather list : 'a list par — ‘a list
let rec gather list parlist = concat [| (proj list parlist)

— La fonction précédente peut étre généralisée par une réduction simple en une étape? :

val simple reduce : ('a — 'a— 'a) — 'a par — 'a
let simple reduce op v =
let vl = proj_list v in
List.fold left op (List.hd vl) (List.tl vI)

— En tant qu’exemple de ce qui précéde, montrons comment on peut tester qu’une condition
locale est vérifiée partout afin de prendre une décision globale :

val test_local : ("a — bool) — 'a par — bool
let test local condition v = simple reduce (&& ) (parfun condition v)

La fonction que proj renvoie léve une exception si elle est appliquée a un pid invalide (négatif,
ou supérieur & p—1). Le choix a été fait de définir nos primitives de fagon purement fonctionnelle,
mais nous aurions aussi bien pu choisir une interface reposant sur des tableaux de taille p ou des
listes. Comme nous le voyons dans les exemples, les conversions entre ces approches sont simples
et ce n’est quun choix d’interface.

2.5.2 put

put: (pid — "a) par — (pid — ’a) par est la primitive générique de communications : elle per-
met de décrire tout échange de valeurs locales entre processeurs. Comme proj, elle met implici-
tement fin a la super-étape en cours.

put(fo,..., fp—1) = (funi — f; 0,... funi — f; (p — 1))

*Nous donnons ici la fonction dont la lecture est la plus facile, la version optimisée ne reposant pas sur des
listes
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put prend pour parameétre un vecteur de fonctions f; : pid — « tel que f; x donne la valeur
que le processeur ¢ doit envoyer au processeur x. LL’usage canonique de put est le suivant :

put (mkpar (fun sender sendto — e))

ou l'expression e calcule (ou plutot sélectionne, en général), en fonction des pids sender et
sendto, la valeur qui devra suivre le chemin de I'un & 'autre. La valeur renvoyée par put est
homogene avec son parameétre : c’est un vecteur de fonctions f/ duales telles que f/z indique la
valeur que le processeur 7 a recue du processeur x.

Exemples usuels
— Il est possible d’obtenir un résultat similaire & celui de put & partir des primitives proj et
mkpar :

val xput : (pid — 'a) par — (pid — 'a) par
let xput f =
let pr = proj f in
mkpar (funij — prji)

On intercale ici une transposition globale entre les appels aux deux fonctions duales proj
et mkpar. Le résultat est bien sir beaucoup moins efficace en termes de communications
qu’un appel & put, qui envoie directement la valeur & sa destination. Inversement, les
communications de proj, plus simples, peuvent facilement étre décrites en termes de put
si Pon se munit d’une opération (non sire) lift vector : 'a par — 'a qui renvoie une valeur
répliquée & partir d’un vecteur paralléle dont toutes les composantes sont égales.

val xproj : 'a par — pid — 'a
let xproj v = lift_vector (put (apply (mkpar (fun v’ — V")) v))

Dans les faits, ceci est proche de la facon dont proj est implanté.
— On peut considérer le paramétre de proj comme une matrice p X p, contenant les p valeurs
a envoyer depuis chacun des p processeurs. proj est alors une opération de transposition.

foO f10 fp-10 foO  fol - folp—1)
put< fol fil fp—11 >_< 10 fil filp—1) >
fo (p.— 1) filp—1) fp—1 (p—1) fp;1 0 fp11 Jp—1 (p—1)

La chose est plus évidente si on se base sur des tableaux que sur des fonctions, a I’aide du
code suivant :

val put_array : 'a array par — (pid — ’a) par
let put_array comm_array = put (parfun Array.get comm _array)

parfun applique localement Array.get afin d’obtenir une fonction de int, comme le requiert
put. On peut obtenir un résultat homogéne sous forme de tableau par :

val put_array? : ‘a array par — 'a array par
let put_array2 comm_array = parfun (Array.init bsp _p) (put_array comm_ array)

Array.init p f crée un tableau de taille p a partir de la fonction f : ¢’est le traitement dont
nous avons besoin.
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— Réduction en plusieurs étapes : le précédent exemple de réduction ne fait pas usage du
parallélisme. Il convient parfaitement dans le cas ou 'opérateur de combinaison utilisé a
un cott trés faible, mais il est souvent plus intéressant de faire la réduction de maniére
diviser-pour-régner avec des combinaisons faites localement.

[’algorithme suivant, & la super-étape n pour n allant de 0 a [logy p|, combine les valeurs
des processeurs ¢ et ¢ + 2". Le résultat final est calculé sur le processeur 0.

val reduce : int — ('a — 'a — 'a) — 'a — 'a par — 'a par
let rec reduce step op unit v =
if step >= bsp _p then v else
(x les valeurs sont envoyées a tout processeur
rassembleur "dest" depuis "dest+step" x)
let comm = put (apply
(mkpar (fun src v dest —
if (dest mod (2xstep) = 0) && (src = dest + step)
then v else unit))
V)
(x+ combinaison de la valeur locale courante avec la valeur recue,
aux processeurs rassembleurs x)
in let v' = apply (apply (mkpar (funiv comm —
if i mod (2xstep) = 0 then
if i+step < bsp _p then
op v (comm (i + step))
else v
else unit))
V)
comm
in reduce (stepx2) op unit v’

Le programme (reduce 1)°, moyennant un opérateur associatif op et une «unité» de com-
munications unit (typiquement, None ou [], nous y reviendrons), rassemble les données sur
chaque processeur de pid pair, puis sur les multiples de 4, 8, efc. La premiére partie du
code effectue les communications : le paramétre de put renvoie I'unité de communication
sauf dans le cas de communications de (2x«step+1) x4 vers 2xstep*i, pour tout i. Le rassem-
blement des données de ces deux processeurs est alors fait sur le processeur «rassembleury
2xstepxi & I'aide de op. A la derniére étape, les deux derniers ensembles sont réduits sur le
processeur 0.

N

put est la primitive la plus délicate a utiliser du fait de sa généralité : elle permet tout
schéma de communication inter-processeurs, et est ainsi utilisée aussi bien pour des opérations
complexes, telles que le rééquilibrage des données entre les processeurs.

®0On peut trouver la lecture de ce programme délicate. En particulier, la définition du paramétre de put et
les appels imbriqués & apply sont quelque peu ardus. La syntaxe alternative que nous décrivons en 2.7 améliore
significativement la lisibilité ; le lecteur impatient pourra trouver la version correspondante de reduce p.28. D’autre
part, les usages de put sont souvent faits par l'intermédiaire de fonctions intermédiaires, plus faciles d’'usage —
comme celle-ci.
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2.5.3 Remarque par rapport aux définitions antérieures des primitives

Dans les versions antérieures de BSML, le paramétre des primitives de communication était
de type option afin de permettre la définition de schémas de communications partiels. Rappelons
que le type option, en OCaml, est défini par :

type 'a option = None | Some of 'a

La valeur None indiquait ainsi qu’aucune communication n’était souhaitée dans le paramétre,
ou qu’aucune communication n’avait été recue dans la valeur de retour. Bien que satisfaisante
au niveau de la définition du langage, cette approche se révélait vite encombrante au niveau de
la définition de programmes, contraignant & constamment ajouter des constructeurs Some et les
filtrer pour communiquer et utiliser les résultats.

L’approche présentée ici, utilisant des types quelconques, peut paraitre moins générale car
elle ne semble pas permettre la définition de schémas de communications partiels : dans le cas de
put, par exemple, une valeur a échanger doit étre fournie pour toutes les paires de processeurs.
Gréace a une astuce de programmation, certes pragmatique mais allégeant considérablement le
code, ce n’est pas le cas : on définit une valeur particuliére que nous appellerons «unité» &
Iintérieur de chaque type, et cette valeur sera désignée comme correspondant a une absence de
communications et restituée de la sorte & I’arrivée. None est ainsi 'unité du type option, ce qui
rend le systéme entiérement compatible avec l’ancienne approche et donc au moins aussi général.
La liste vide, le tableau vide, I'unité (), entier 0, le premier constructeur des types somme définis
par l'utilisateur s’il est sans argument) sont tous les unités de leurs types respectifs, ce qui rend
les primitives de communications plus souples & l'usage.

Typiquement, il est confortable et satisfaisant de pouvoir utiliser la liste vide lorsqu’on ap-
plique put sur des listes et qu’on souhaite représenter I’absence de communications. Ce mécanisme
est plus compliqué & définir dans le langage, et peut-étre moins satisfaisant d’un point de vue
théorique (& cause de la notion d’unité qui transcende les types, et reste certes un peu floue), mais
il reste str et d’un grand intérét pratique. La subtilité, en outre, concerne les communications
qui sont faites, et a donc un impact sur le cotit du programme mais pas sur son résultat final.

2.6 Exemple : tri paralléle par échantillonnage régulier (PSRS)

Les algorithmes de tri sont souvent les plus étudiés, car ils présentent un intérét théorique
et sont treés utilisés en pratique [DFRC96, Las99, CDTO05]. Ils ne font pas exception a la régle
qui veut que les algorithmes paralléles les plus efficaces ressemblent peu a leurs homologues
séquentiels. Le tri parallele par échantillonnage régulier [Tis98] est parmi les plus simples, et
reste trés efficace méme sur des données non homogeénes. Il procéde en quatre étapes, la donnée
d’origine étant une liste répartie sur les p processeurs :

1. Le tri local des p sous-listes, sur chaque processeur. Le probléme est alors ramené a la
fusion de ces listes.

2. Le choix global de p — 1 pivots, afin de partitionner ’ensemble des données en p sous-
ensembles.

3. La communication de ces sous-ensembles : le processeur i recoit de chaque autre la sous-liste
d’éléments compris entre le (i — 1) et le i pivots.
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4. La fusion locale de toutes les sous-listes ordonnées recues.

Le résultat est une liste ordonnée répartie sur les p processeurs. L’efficacité de 1’algorithme
repose sur la bonne répartition des données entre eux, et donc sur le choix judicieux des pivots
lors de I'étape 2. C’est 14 qu’entre en jeu I’échantillonnage régulier : il se déroule en trois étapes

a. Chaque processeur extrait p—1 pivots potentiels de sa liste locale triée, répartis réguliérement.

b. Ces listes de pivots potentiels sont fusionnées globalement, formant une liste ordonnée de taille
p(p—1).
c. p — 1 pivots sont choisis réguliérement espacés dans cette liste.

Ormis extraction des pivots, qui demande un parcours des listes locales (taille de la liste
divisée par p), ces opérations sont en temps constant par rapport a la taille de la liste. Notons
que le bon choix des pivots permet également d’obtenir en résultat une liste distribuée de fagon
homogéne, ce qui pourra étre utile dans la suite des calculs.

PSRS est simple & implanter en BSML. Le programme prend en paramétres le vecteur de
listes correspondant a la liste répartie lv, et le vecteur des longueurs locales de ces listes Ivlengths
(donc Ivlengths = parfun List.length Iv)

(x tri paralléle par échantillonnage régulier )
val psrs : int par — 'a list par — ‘a list par
let psrs Ivlengths Iv =
(x étape 1: tri local )
let locsort = parfun (List.sort compare) lv in
(x étape 2a: extraction locale de (p—1) échantillons x)
let regsampl = apply (parfun (fun | len — extract_n bsp p len ) locsort) Ivlengths in
(+ étape 2b: échange des listes d'échantillons x)
let glosampl = List.sort compare (gather _list regsampl) in
(+x étape 2c: sélection globale des pivots parmi les échantillons x)
let pivots = extract_n bsp p (bsp px(bsp p—1)) glosampl in
(x étape 3: partitionnement des listes locales et communication *)
let comm = parfun (fun | — slice_p | pivots) locsort in
let recv = put (parfun List.nth comm) in
(x étape 4: fusion locale des données recues x)
parfun (fun Il — p_merge bsp_p (List.map Il procs_list)) recv

La fonction extract n n, définie plus bas, extrait de la liste n — 1 éléments équitablement
répartis ; slice_p transforme une liste ordonnée en liste de liste en fonction des pivots, et p__merge
p fusionne (de fagon séquentielle) p listes triées. Les étapes 1 et 2a sont asynchrones, n’utilisant
que parfun et apply sur les données locales. L’étape 2b effectue un échange global des échantillons
a l'aide de gather list défini plus haut. L’étape 2c est entiérement globale, travaillant sur les
échantillons ; I’étape 3 est synchrone et effectue, en une seule étape, ’échange des données a
I’aide de put. L’étape 4 est asynchrone, terminant le tri de fagon locale.

Tout le parallélisme est controlé par la fonction implantant ’algorithme : les fonctions auxi-
liaires extract n, slice_p et p_merge sont des fonctions OCaml standard (on voit d’ailleurs dans
cet exemple que extract n est utilisé localement et globalement). En voici une implantation :
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(+ renvoie la liste des éléments de | dont I'index i est tel que f i x)
val filter _nth : (int — bool) — ‘a list — ‘a list
let filter nthfl =
let rec aux i = function
| x::r — if i then x::(aux (i4+1) r) else aux (i+1) r
=1

in aux O |

(x extrait n—1 éléments régulierement répartis dans |, de longeur len x)
val extract _n :int — int — ‘a list — 'a list
let extract nnlen | =

filker nth (funi — (n xi — 1) mod len >=len — n) |

(x Sépare une liste ordonnée | en deux par rapport a p )
val split_It : ‘a list — ‘a list — 'a — ‘a list x 'a list
let rec split_It acc | p = match | with
| x::r — if x < p then split_ It (x::acc) r p
else (List.rev acc),|
| [| — (List.rev acc),]

(+ Partitionne une liste ordonnée | par rapport a une liste de pivots )
val slice_p : 'a list — 'a list — 'a list list
let rec slice_p | pivots = match pivots with
| prir — let 11,12 = split_It [] I pin
[1::(slice_p127)
10—

(+ fusionne deux listes ordonnées x)
val merge : ‘'a list — 'a list — 'a list — 'a list
let rec merge acc 11 [2 = match I1,12 with
| x1::r1,x2::r2 — if x1 < x2 then merge (x1::acc) rl 12
else merge (x2::acc) I1 r2
l,[] — List.rev_append acc |

Nig

(x renvoie le couple des n premiers éléments d'une liste et du reste *)
val splitn : int — 'a list — 'a list x 'a list
let rec splitn n (x::r) =

if n=0 then [],x::r

else let 11,12 = splitn (n—1) r in (x::I1,12)

(+ fusionne p listes ordonnées )
val p_merge : int — ‘a list list — ‘a list
let rec p_merge p = function
Bikdl
| 1] — |
| I — let 111,12 = splitn (p/2) Il in
merge [] (p_merge (p/2) II1) (p_merge (p—p/2) 112)
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On remarquera que merge et split It sont récursives terminales, ce qui est nécessaire car elles
sont appliquées sur des listes dont la taille dépend de celle de la liste a trier. Les autres fonctions
ne seront appliquées que sur des listes dont la taille dépend de p, cet effort n’est donc pas utile.

40 T T T T T T T T
accélération idéale
a5 ~ PSRS, 10% éléments
R PSRS, 107 éléments ]
PSRS, 108 éléments /
30 |+ T
g By
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12 4 8 12 16 20 24 32 40

Nombre de processeurs

F1a. 2.4 — Résultats expérimentaux du tri par PSRS.

La figure 2.4 montre les résultats en accélération pour ’exécution de cet algorithme sur des
listes de nombres & virgule flottante aléatoires. [’accélération correspond au rapport du temps
d’exécution séquentiel (la fonction List.sort d’OCaml, basée sur un tri par fusion) au temps
d’exécution paralléle, le cas idéal étant cleui o le temps d’exécution est divisé par le nombre
de processeurs utilisés. Le programme de test a été compilé en code natif, en utilisant la version
de BSML basée sur MPI. Ces résultats ont été obtenus sur la grappe du LACL, composée de
20 processeurs dual-core Intel E2180 & 2GHz munis de 2Go de mémoire, reliés par un réseau
Gigabit Ethernet. Cela explique le décrochement au-dessus de 20 processeurs : en effet, au-dela,
certaines machines devront héberger deux processus de calcul. La puissance de calcul pour chaque
processus n’est pas modifiée, mais la mémoire, et le bus mémoire en particulier, sont partagés,
or I'opération est particuliérement intensive en accés mémoire — il en résulte un décrochement
visible.

Pour les nombres d’éléments les plus grands, nous n’avons pas pu obtenir de résultats sur un
petit nombre de processeurs, la mémoire s’étant révélée insuffisante. L’accélération pour les listes
de longueur 10® est ainsi calculée a partir d’une valeur extrapolée du temps de calcul séquentiel.

Afin de comparer, et d’évaluer 'utilisation de BSML — qui traite la machine comme homogéne
— sur une grappe de multi-cceurs, nous avons fait un test supplémentaire pour comparer 1’exé-
cution précédente avec une exécution utilisant le moins de machines possible simultanément (et
donc le plus de coeurs par machine possible). Les résultats sont présentés sur la figure 2.5. On
remarque que tant que chaque machine n’héberge qu’'un processus de calcul, les performances
sont significativement meilleures ; & partir du moment ot 'une d’entre elles en héberge deux, les
performances deviennent similaires, puisque le temps de calcul d’une super étape en BSML est le
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maximum des temps locaux.
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FiG. 2.5 — PSRS, 107 éléments. Comparaison des schémas de distribution des processus sur la
grappe.

2.7 Syntaxe BSML alternative

2.7.1 Pourquoi?

Définir le parallélisme & I'aide d’'un cceur minimal d’opérations est une grande force pour
la formalisation du langage. De la sorte, les définitions sont claires, et les preuves plus simples.
Pouvoir intégrer ces opérations dans des fonctions de plus haut niveau permet d’obtenir des
traitements paralléles complexes de facon transparente. Malgré tout, les programmes, méme de
haut niveau, ont toujours & gérer les valeurs répliquées et les vecteurs paralléles, et parfois 'usage
des primitives ne se révéle pas des plus pratiques. En effet, toute opération a l'intérieur d’un
vecteur paralléle a besoin non seulement d’un appel & une primitive, mais aussi d’'une fonction
ad hoc, souvent anonyme. Lorsqu’on travaille avec plusieurs vecteurs paralléles, les appels a apply
s'imbriquent et font obstacle & la lisibilité.

Prenons un exemple simple : pour transformer une paire de vecteurs en un vecteur de paires,
on écrit

val combine vectors : ‘a par x 'b par — (‘a x 'b) par
let combine vectors (v,w) = apply (parfun (fun vw — v,w) v) w

On peut alléger quelque peu ce code avec une définition intermédiaire (que l'on pourrait
étendre & un nombre fixe quelconque de parametres)



26 Chapitre 2. Principe de BSML

val parfun2 : ('a — 'b — 'c) — 'a par — 'b par — 'c par
let parfun2 f x y = apply (parfun fx) y

le code devient alors :

val combine_vectors : 'a par x 'b par — ('a x 'b) par
let combine vectors (v,w) = parfun2 (funvw — v,w) vw

le code est plus lisible, mais toujours pas entiérement satisfaisant car il nécessite la définition
d’une fonction spécifique : cela implique de créer des paramétres nommés méme si la fonction
n’a qu'un cas d’application. Ces noms de parameétres sont alors redondants, et peuvent méme
provoquer des erreurs, comme

val combine_vectors : 'a par x 'b par — ('a x 'b) par
let combine vectors (v,w) = parfun2 (fun wv — w,v) vw

qui est équivalent & la fonction ci-dessus mais plus obscur, la signification des identifiants v
et w dépendant du contexte. Les noms des parameétres sont choisis par le programmeur, qui doit
décider entre conserver ceux des paramétres originaux comme nous ’avons fait (mais alors, un
méme nom correspond & plusieurs valeurs non homogénes au sein de I’expression), ou en créer
de nouveau ce qui ne simplifie pas vraiment les choses.

2.7.2 Solution

La définition de BSML est basée sur les primitives ; notre syntaxe alternative envisage les choses
sous un angle complétement différent, en s’articulant autour de la notion de niveau d’exécution.
On va donc donner a I'utilisateur la possibilité de déclarer si son code doit étre exécuté de fagon
globale ou de fagon locale : dans le premier cas, il s’agit de code OCaml standard, dans le second
cela résultera en un vecteur paralléle.

Un des intérets de cette approche se manifeste par le fait qu’en BSML, le code local (corps de
la fonction passée en argument & mkpar, par exemple) a accés a toutes les variables répliquées,
mais pas aux autres valeurs locales situées sur le méme processeur, qui sont protégées a l'intérieur
de vecteurs paralléles. Y accéder nécessite de préalablement «ouvriry ces vecteurs depuis le code
global & I'aide d’un appel & apply. L’approche par niveaux d’exécution permet d’accéder aux
composantes locales d’autres vecteurs depuis l'intérieur du code local, ce qui est beaucoup plus
direct. Illustrons cette remarque :

val f: (int — int) — int — int — int par
let f g x y = mkpar (fun i — g (ixx/y))

g, x et y sont tous ici des valeurs répliquées, qui sont utilisées localement de fagon directe.
Si nous avions voulu faire le méme calcul en utilisant un vecteur d’entiers pour x, le code serait
devenu considérablement plus complexe (un parameétre supplémentaire & la fonction anonyme,
et un appel a apply), alors que somme toute accéder localement & une valeur locale semble une
chose naturelle. Si la méme chose est vraie pour y, cela se complique encore : 'ouverture des
vecteurs paralléles est trop encombrante du fait qu’elle a besoin d’étre faite globalement.

val f: (int — int) — int par — int par — int par
let f g x y = apply (apply (mkpar (funixy — g (ixx/y))) x) y
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syntaxe type description

«e> tpar (sie:t) | (e,...,e)

$this$ (dans une section locale) | int i sur le processeur i

$v$ (dans une section locale) t (siv:tpar) | v;suri (siv=(vg,...,0p-1))

proj et put sont inchangées, mkpar et apply ne sont plus nécessaires.

F1G. 2.6 — Récapitulatif de la syntaxe BSML alternative

On utilise la syntaxe < > pour représenter une section locale, le code entre chevrons étant
exécuté localement. Cette construction retourne par conséquent un vecteur paralléle constitué
des résultats des p exécutions locales. On a a 'intérieur de cette section accés normalement aux
valeurs répliquées, et < x > est le vecteur contenant x partout. Mais on fournit également une
syntaxe $v§ disponible a I'intérieur des sections locales, et qui donne accés a la composante locale
du vecteur v, sans que cela ait besoin d’étre prévu depuis le code global comme dans le cas de

apply.
On peut de la sorte écrire, par rapport & I’exemple de 2.7.1 et & I’exemple ci-dessus :
val combine vectors : ‘a par x 'b par — (‘a x 'b) par

let combine vectors (v,w) = < $v§, $wh >

val f: (int — int) — int par — int par — int par
letfgxy=<<g(i*x%x%/%y$)>

ce qui s’avére plus court, plus clair et moins sujet a ’erreur. On peut, enfin, accéder au pid
local & 'aide de la syntaxe $this$, ce qui permet de remplacer 'usage de mkpar.

Les primitives synchrones ne demandent pas de modification de syntaxe, car on n’a pas besoin
d’en imbriquer les appels comme c’est le cas pour apply : on modifie donc la facon de définir les
vecteurs, mais en conservant la méme syntaxe pour les communications. Cela suffit & simplifier
les appels a put par exemple :

let p = put (apply (mkpar (fun sendfrom x sendto — e(sendfrom,sendto,x))) x)

le code calculant les valeurs & communiquer en fonction de la source, de la destination et d’un
vecteur x peut maintenant s’écrire :
let p = put < fun sendto — e($this$, sendto, $x$) >

cela a I'avantage supplémentaire de rendre évident le type de 'argument de put, qui est un
vecteur de fonctions, ce qui n’était pas lisible dans ’écriture précédente.

2.7.3 Exemples

La fonction filter de la section 2.4.2 est délicate a lire parce que le lecteur a besoin de recons-
tituer & quoi les indices i et j font références :

val filter _pid : 'a par — int — 'a option par
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let filter pid vi=
let filter = mkpar (fun j — if i = j then fun x — Some x else fun x — None) in
apply filter v

La version en syntaxe alternative est beaucoup plus évidente :

val filter _pid : 'a par — int — ’'a option par
let filter pid v i = < if $this$ = i then Some $v$ else None >

Un exemple plus complet est le programme de réduction parallele de la page 20. En le
réécrivant avec la nouvelle syntaxe, on obtient :

val reduce : int — ('la— 'a— 'a) —» 'a — 'a par — 'a par
let rec reduce step op unit v =
if step >= bsp p then v else
let comm = put < fun j — if (j mod (2x«step) = 0) && ($this$ = j + step)
then $v$ else unit >
in let v' = < if $this$ mod (2xstep) = 0
then if $this$ + step < bsp p
then op $v8 ($comm$ ($this$ + step))
else $v$
else unit >
in reduce (stepx2) op unit v’

Le programme est plus court et plus lisible, il contient beaucoup moins de fonction anonymes
et de parameétres & usage unique qui encombrent le code. Les conditions sur le pid courant
(if $this$...) sont évidentes, et les endroits o ont lieu les calculs sont plus visibles.

Enfin, 'exemple ci-dessous, qui est ’équivalent en syntaxe alternative du tri par échantillon-
nage de la page 22, donne une idée de I’aspect typique d’'un algorithme paralléle implanté en
BSML :

(x tri paralléle par échantillonnage régulier x)
val psrs : int par — 'a list par — 'a list par
let psrs Ivlengths lv =
(x étape 1: tri local )
let locsort = < List.sort compare $Ilvd > in
(x étape 2a: extraction locale de (p—1) échantillons x)
let regsampl = < extract_n bsp p $lvlengths$ $locsortd > in
(x étape 2b: échange des listes d'échantillons x)
let glosampl = List.sort compare (gather _list regsampl) in
(x étape 2c: sélection globale des pivots parmi les échantillons x)
let pivots = extract_n bsp p (bsp px(bsp p—1)) glosampl in
(+ étape 3: partitionnement des listes locales et communication *)
let comm = < slice_p $locsort$ pivots > in
let recv = put < List.nth $comm$ >> in
(+ étape 4: fusion locale des données recues x)
< p_merge bsp p (List.map $recv$ procs_list) >
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2.7.4 Relation entre la syntaxe alternative et les primitives

Un des intéréts majeurs des primitives BSML est la streté qu’elles assurent. Heureusement, la
syntaxe alternative est équivalente a 1'usage des primitives, ces propriétés sont donc conservées.
On peut en effet établir une transformation entre 'usage de < > et $this$ d’une part, et mkpar
d’autre part, et entre 'usage de $$ et apply d’autre part. L’ implantation de la syntaxe alternative
est basée sur cette transformation, et le code compilé n’utilise que les primitives.

Cette transformation est relativement simple, et la réécriture de code utilisant les sections
locales se fait de la facon suivante :

1. Le contenu d'une section locale (< e > ) devient le corps d’une fonction (fun ... — e)

2. cette fonction est construite automatiquement de fagon récursive, a partir des $$ de la
section locale qui deviennent ses paramétres

3. mkpar est appliqué a cette fonction, dont le premier parameétre correspond a $this$

4. des appels a apply sont déroulés autour de I’appel a mkpar, correspondant a chacun des
paramétres de la fonction construite (et donc & chacun des vecteurs paralléles utilisés).

Une transformation dans I'autre sens ne nous est pas utile, sauf pour montrer que les sections
locales ont la méme puissance que mkpar et apply combinés. Cette transformation nécessite de
réduire les parameétres de mkpar et apply en valeurs de facon globale & I'aide de constructions
let in, puis d’appliquer le parameétre de mkpar ainsi réduit a $this$ a l'intérieur d’une section
locale, ou dans le cas de apply, d’appliquer ses paramétres réduits point a point & 'aide de
< SvfSBvxS>> .

La transformation de sections locales vers primitives est implantée dans le langage a 'aide
du préprocesseur générique d’OCaml, Camlp4 ; elle est non exclusive, et il est tout a fait possible
de méler les deux styles suivant les gotits ou les besoins. Dans notre expérience, la réduction de
la taille du code au passage a la syntaxe alternative est significative.

2.8 Filtrage par motifs

Un des traits les plus utiles d’OCaml est le filtrage par motifs. Celui-ci est en particulier
utilisé dans les blocs de rattrapage d’exceptions afin de sélectionner les exceptions & rattraper.
Dans ce contexte, et entre autres pour compléter notre mécanisme de gestion des exceptions
paralléles — la manipulation d’'un ensemble d’exceptions rattrapées pouvant s’avérer fastidieuse
— il est raisonnable d’étudier les possibilités de filtrage par motifs parallele.

L’idée est de permettre d’effectuer un filtrage sur un vecteur paralléle. Ce filtrage est effectué
globalement, et concerne une décision globale : en effet, rien n’empéche en BsML d’utiliser le
filtrage standard d’Ocaml localement, pour prendre une décision locale, ou globalement sur une
valeur répliquée. Ainsi, le mécanisme de filtrage proposé ici, bien que non trivial, peut étre consi-
déré comme du sucre syntaxique au sens qu’il n’ajoute aucune fonctionnalité liée au parallélisme :
le bloc de filtrage trypar withpar appliqué a un vecteur paralléle v.commence par effectuer des
communications a ’aide de proj pour ramener ce vecteur a une liste répliquée, et effectue la suite
de ses opérations de facon répliquée. En ce qui concerne les exceptions, I’ensemble d’exceptions
levées localement a déja été ramené au niveau global au moment du filtrage.
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parallel pattern := < ppatt_list >
ppatt_list ::= ppatt_elem / ppatt_list | ppatt elem
ppatt_elem = | pattern [at x] | (pattern [at x])=

F1G. 2.7 — Syntaxe des motifs paralléles

Le filtrage permet de rechercher des valeurs correspondant & un motif dans un vecteur (ou
un ensemble d’exceptions) sans que l'ordre des éléments du vecteur (ou de I’ensemble) ait une
importance. On I'introduit a I’aide d’une construction similaire au match with ’0OCaml :

matchpar e withpar
| parallel patternl — el
| parallel _pattern2 — e2

Un motif paralléle parallel pattern comporte, entre < > , une liste de motifs séparés par //
qui seront recherchés successivement dans le vecteur ou ’ensemble. Ces motifs peuvent étre soit
un motif standard OCaml pattern, soit un motif standard affublé d’une étoile (pattern)* pour un
nombre quelconque, strictement positif, d’occurrences de ce motif dans le vecteur ou I’ensemble,
soit le motif par défaut _ pour tout contenu de vecteur. La correspondance est établie si aucun
des motifs de la liste n’échoue et que tous les éléments du vecteur paralléle ou de I’ensemble sont
acceptés par 'un des motifs.

Ainsi, le motif < (None)x > correspond & un vecteur dont tous les éléments sont None, et le
motif < None / > & un vecteur comprenant au moins une fois ’élément None. Comme dans
les motifs OCaml, un motif peut lier des variables : < Some x / > lie x selon la premiére
instance du constructeur Some trouvée dans vecteur. Le résultat est un peu plus complexe pour les
motifs répéteés : < (Some x)* / > devrait lier la variable x & un nombre de valeurs différentes
inconnu a priori. Le comportement du filtrage paralléle est d’allouer une liste pour toutes variables
apparaissant sous une étoile : x sera ici la liste des variables correspondant.

Le filtrage fonctionne par élimination : en cas de motifs se recouvrant, seul le premier appa-
raissant dans la liste et acceptant le terme filtré est considéré. Ainsi, le motif < (0)* / (x)* >
attribuera a x la liste des valeurs non nulles du vecteur, puisque tout élément nul sera éliminé
par le premier motif.

Enfin, il est parfois utile de savoir a quel processeur attribuer quel résultat. La syntaxe
pattern at p, ot p est un nom de variable, lie & p le pid du processeur ou le motif a correspondu.
En cas de motif répété, comme pour les autres variables, une liste des correspondances est liée &
p. Il est ainsi aisé, en utilisant les fonctions de la bibliothéque standard List.combine et List.split,
de travailler sur une liste d’associations pid-valeur.

Exemples
Notre syntaxe de filtrage paralléle permet d’écrire une fonction équivalente a proj _list (section
2.5.1) de la fagon suivante :

val proj list2 : 'a par — 'a list
let proj list2 vI = matchpar vl withpar < (x)* > — x
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De facon similaire, le filtrage peut souvent remplacer ['utilisation de simple reduce, pour le
test d’une condition par exemple, en étant plus souple et plus lisible :

matchpar < is_empty $v$ > withpar
| < (true)* > — ...
| < (false at p)x | > — ...

plutdt que

if simple reduce (&& ) < is_empty $v$ >
then ...
else ...

La méthode par filtrage a ici 'avantage de conserver des informations sur les processeurs
concernés. Elle permet de plus de rajouter des cas plus spécifiques comme «des données sur
un seul processeury (< false at p / (true)x > ), ou bien «tous les processeurs ont encore des
donnéesy (< (false)x > ), cas qui pourraient étre utiles pour rééquilibrer la distribution des
données par exemple. Ce genre de résultats avec simple reduce auraient nécessité la définition
d’un opérateur ad-hoc complexe.

L’implantation de fonctions standard telles que List.find, List.filter ou List.assoc sur des listes
paralléles (obtenues, par exemple, a 1’aide des fonctions décrites en 2.4.1) est également simplifiée.
Ce résultat se généralise aussi bien & des fonctions sur les ensembles ou les tables d’association
paralléles.

val assoc_par : 'a — (‘a x 'b) list par — b
let assoc_ par x vl =
let vassoc = < try Some (List.assoc x $vI$) with Not found — None >
in matchpar vassoc withpar
| < Somex J > —x
| < (None)x > — raise Not_found

Remarquez que I'on transforme la valeur de retour de List.assoc en type option, car un échec
local (Not_found) ici est normal et ne doit pas se traduire en erreur globale. On aurait égale-
ment pu écrire, en supposant préalablement définie une exception Found, une solution utilisant
uniquement le rattrapage d’exceptions locales :

val assoc_par2 : 'a — (‘a x 'b) list par — 'b
let assoc_par2 x vl =
trypar < raise (Found (List.assoc x $vI$)) > withpar
| < Foundy /| > —y
| < (Not_found)* > — raise Not_found

L’expression locale ici léve soit 1'exception Not found, soit I'exception Found si un résultat
a été trouvé. Les motifs paralleles permettent de faire rapidement le tri entre les deux cas, «un
résultat a été trouvé» ou «aucun processeur n’a trouvé de résultaty.
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2.9 Superposition paralléle

Une des limitations apparentes de BSML comparé & des langages a génération dynamique
de threads est la facilité d’implantation d’algorithmes de type diviser pour régner. En effet, 1a
ou 'on voudrait pouvoir subdiviser récursivement l’exécution en sous-parties, notre modeéle de
parallélisme, fidéle & la machine physique, offre seulement deux niveaux de parallélisme, global
et local. Il n’y a donc aucune correspondance entre parallélisme et division du travail de calcul,
et linteraction entre les deux devient un obstacle & gérer par le programmeur, qui pourra par
exemple diviser manuellement le travail en p parties, résoudre par un algorithme séquentiel
localement puis effectuer une réduction paralléle. Cette solution est trés lourde si I’on considére
que ce type d’algorithmes est paralléle par nature; de plus, suivant le probléme, elle peut poser
des problémes d’équilibrage de charge et demander des étapes de rééquilibrage.

[’idée des auteurs dans [Lou03, Gav08], plutot que de tenter d’introduire une récursivité
spatiale dans la machine parallele, est d’établir un nouveau découpage qui lui est orthogonal, un
découpage temporel. Contrairement & un ordonnancement (scheduling) habituel, celui-ci se place
au-dessus du parallélisme, ce qui permettra des optimisations. Cette approche permet donc de
sous-diviser la machine paralléle autant que nécessaire, tout en conservant ’'usage du parallélisme
BSML dans chacune de ces sous-divisions, mais sans induire le cott prohibitif qu’aurait causé un
nombre exponentiel de super-étapes.

Pour ce faire, une primitive super: (unit — 'a) — (unit — 'b) — 'a x 'b (pour superposition)
est ajoutée au langage. Si 'on se place dans un contexte purement fonctionnel®, on a :

super fg = (f(),90))

Ou I'exécution n’est possible que dans un contexte global. Bien str, super ne se limite pas
a une réduction de couple : tout son intérét est de jouer sur le parallélisme BSP pour réduire
le cotut de la réduction combinée de f et g. Ainsi, super va entreméler le calcul de f et de ¢
afin de fusionner — ou superposer — leurs super-étapes. Ainsi, les deux super-threads f et g sont
exécutés I'un aprés 'autre localement, tant que dure la phase BSP de calculs locaux. Les phases
de communication et de barriére, par contre, sont reportées jusqu’a l'arrét de tous les super-
threads, et fusionnées entre eux. Ainsi, 'exécution de n programmes BSMI superposés de la sorte
et effectuant respectivement S; super-étapes donnera lieu & max(S;) super-étapes au total au
lieu de ), S; s’ils avaient été combinés simplement.

bla deéfinition de la superposition paralléle en présence de traits impératifs nécessite une définition plus fine de
I'ordonnancement afin de préserver le déterminisme de ’exécution. Voir 5.3.3.



2.9. Superposition paralléle
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FiG. 2.8 — Deux super-étapes et leur superposition.
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Chapitre 3

Sémantique de yBSML

Aprés avoir donné un apergu du langage et de son utilisation dans le chapitre précédent,
on s’attachera ici & lui fournir un formalisme et & prouver certaines propriétés (classiques, et
lices au modele de parallélisme) importantes le concernant. Le coeur du langage est détaillé dans
un premier temps, et les extensions permettant la gestion des références et des extensions sont
étudiées ensuite.

3.1 Généralités

Nous avons ici besoin d’un langage suffisamment simple pour pouvoir étre étudié de fagon
formelle en détail, mais qui englobe toutes les fonctionnalités importantes de BsML. Comme on le
fait généralement lors de la définition d’une sémantique, nous définissons ainsi un sous-ensembles
de BSML que nous utiliserons comme base pour les développements suivants.

La définition de uBSML ressemble de preés a celle des langages de type mini-ML que I'on peut
trouver dans la littérature [DDK86] : c¢’est un ceeur de langage de type ML purement fonctionnel
que nous étendons avec les vecteurs paralléles et nos primitives, lesquelles sont définies en tant
qu’opérateurs. uBSML décrit le comportement de BSML en ce qui concerne 1’évaluation paralléle,
mais n’intégre pas certaines fonctionnalités trés utiles de ML qui alourdiraient trop la théorie.
Ainsi, les enregistrements, types sommes, le filtrage par motifs, les modules sont exclus de uBSML.

Nous reparlerons de ces fonctionnalités par rapport & BSML, qui les inclut par 'intermédiaire
du langage OCaml, mais nous n’étabirons pas d’étude sémantique : ces traits ont déja été étudiées
en détail pour des langages non paralleles, et notre objet n’est pas de réécrire ces études. Ils
rentrent dans le paradigme fonctionnel, et il nous est donc permis de les considérer comme
orthogonaux & notre approche fonctionnelle du parallélisme; certaines extensions qui nous ont
paru utiles, telles que le filtrage par motifs paralléle (sec. 5.4), seront discutées plus avant dans
le chapitre 5, mais elles relévent plus du sucre syntaxique que de I’étude sémantique.

Pour les traits impératifs, la question ne se pose pas dans les mémes termes : ils rentrent
directement en conflit avec le parallélisme. Ils sont pourtant eux aussi d’une grande utilité au
programmeur, et nous étudions donc en détail les références dans une version étendue de uBSML
que nous noterons uBSML'®f . ainsi que les exceptions dans pBSMLE",
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3.2 Langage de base uBSML

3.2.1 Expressions, valeurs et opérateurs

Le langage puBSML est défini & partir des expressions et opérateurs suivants :

e = x variable
| ¢ constante
| op opérateur
| funz —e fonction
| ee application
| letz =eine définition
| letrecx y =eine définition récursive
| (e e) couple
| ifethencelsee conditionnelle
e n-tableau
la suite n’est pas accessible a utilisateur
| (es); vecteur paralléle
op == mkpar | apply | proj | put primitives paralléles
| fst|snd opérateurs de couples
| length | nth opérateurs de tableauz
| fix | send opérateurs internes

On distingue ici les constantes littérales ¢ et les opérateurs op qui ont leurs régles de réduction
propres, bien qu’ils soient techniquement eux aussi des constantes. On supposera définis dans la
suite, parmi les constantes au moins la valeur unité (), les booléens true et false et les entiers.

Les valeurs, qui seront les expressions acceptées comme résultat d’une réduction, sont définies
de la facon suivante :

c
op

funx — e
(v, v)
[vi];

(vi);

Comme pour les vecteurs paralléles, nous notons en abrégé [ ]I pour le tableau de taille n ou

lindice ¢ est lié dans les crochets a l'index (commengant a 0) de I'élément : [i];" est le tableau

0,1,....(n— 1)

3.2.2 Sémantique a petits pas

La définition d’une sémantique a petits pas passe par la définition d’une relation de réduction
de téte —€ s’appliquant a des expressions d’un format spécifique, et celle d’'un contexte d’éva-
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luation E[-] désignant une expression avec un «trou» unique [-]. Les régles de réduction de téte
ne permettant de réduire que des expressions dont les sous-termes sont des valeurs, les contextes
permettent, dans le cas d’expressions imbriquées, de définir dans quelle sous-expression il est
permis de réduire. Ele| désigne le contexte E[-] on [-] a été remplacé par 'expression e : Ele] est
donc une expression.

E:=[]|le E|Ev]|letx =Eine|(E,e)|(v,E)| if Ethencelsee|[v,...,v,E e,... €],

Notre sémantique représente le parallélisme sous la forme de deux régles, contre une seule
dans les sémantiques & petits pas habituelles : la premiére de ces régles réduit normalement &
Iintérieur du trou d'un contexte, et la seconde procéde a la réduction dans un contexte étendu
par la présence d'un vecteur paralléle (et un seul, le parallélisme imbriqué n’étant pas possible
dans notre langage). Cette derniére correspond ainsi & la réduction locale, et la premiere a la
réduction globale.

CONTEXT
€1 —€ €9

Ele1] — Eles]

LOCAL;
€1 —€ €9

o (b el Bler]. ey - e 1)] = By (el p. Belea], ey - 1)]

Vi€ P,
E

On a une instance de la régle LOCAL; par processeur, chacune permettant la réduction locale
sur un processeur donné. E, et E, correspondent & des contextes quelconques, LOCAL; pouvant
étre ainsi vue comme une régle de contexte capable de «traverser» une (seule) structure de
vecteur paralléle : E, permet de situer le vecteur paralléle a réduire dans tout le terme et Ey,
réduit par contexte a 'intérieur de la ¢ composante locale. Chaque étape de réduction de téte
est ainsi faite sur une composante du vecteur paralléle choisie de fagon non déterministe, jusqu’a
ce que celui-ci ne contienne plus que des valeurs, et soit ainsi lui-méme considéré comme une
valeur.

Cela ne décrit pas exactement le parallélisme de facon réaliste : la réduction ne se fait que
sur un processeur a la fois. Cependant, le fait qu’on puisse effectuer les étapes de réduction dans
un ordre quelconque est suffisant pour rendre apparent tout probléme d’indéterminisme.

La figure 3.2.2 représente l'’ensemble des régles de réduction de téte du langage, celles-ci
incluant les régles sémantiques correspondant aux constructions syntaxiques d’une part — sans
subtilités particuliéres liées au parallélisme du langage —, et les §-régles permettant la réduction
des opérateurs, en particulier des primitives paralléles, d’autre part.

Notons que certains opérateurs (apply, nth) sont sous forme curryfiée : leur application par-
tielle est considéré comme un nouvel opérateur (et donc comme une valeur) par la sémantique.
Dans le cas de nth, on aura la possibilité dans la suite de lever une exception pour les paramétres
k incorrects : ntha k € raise ¢, avec € une exception constante.
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Reégles de réduction syntaxique

APP

(funz — e) v —°{v/z}e

LET-REC

LET-IN
letz =vine —° {v/z}e

letrecz y = ey iney —° letx = fix(funx — funy — e1)iney

IFTHEN

if True then e else ey —€ €1

mkpar v
apply (i), <v )i
proj (vi);
put (v;),

w1

fSt(Ul, U2)
snd(vy,v2)

i

length [v;]}"
nth [v;]} &

fix(funz — e)

IFELSE
if Falsethen e; else es —€ €9

o-régles

primitives paralléles

(v i),

<Uz'1 ”zz>z
nth [UZE)
apply (nth),

()

sur les paires

(send([v; 0,...,v; (p—1)]p);)

U1
V2

sur les tableauz
n
v s10<k<n
sur les fonctions

{fix(funz — e)/z}e

FiG. 3.1 — Reégles de réduction de téte pour uBSML
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3.2.3 Exemples

39

Prenons pour exemple ’expression suivante, qui effectue la multi-diffusion depuis le processeur
0 en utilisant put sur un vecteur de tableaux ([i,...,i]"), :

apply (mkpar(funi — fun f — (f 0)))
(put(apply (mkpar( funi — funv —
ifi = Othen(funj — v)else(funj — [|°)))
(mkpar(funi — [i,..., i)

Cette expression est réduite par notre sémantique de la facon suivante :

11111111

[

I AR

IR AR AR A

apply(- - - )(put(apply(mkpar(funi — funv — if i = Othen(funj — v)else(funj — [|°)))
(mkpar(funi — [i,..., i H)))

apply(--- ) (put(apply(- - -) ((funi — [i,...,dJ"*1) 0, (funi — [i,...,d]"t1) 1)))
apply(--- ) (put(apply(- - ) ((funi — [i,...,q"") 0,[1,1]*)))

apply(--- ) (put(apply(- - -) ([0]*, [1,1]%)))

apply(- - )(put(apply {(funi — ---) 0, (funi — ---) 1) ([0]', [1,1]?)))

apply(- - - )(put(apply (funv — if 0 = Othen--- ,funv — if 1 = Othen-- ) <[0] ,[1,1]%)))
apply(- -+ )(put {(funv — if 0 = Othen---) [0]), (funv — if 1 = Othen---) [1,1]%))
apply(-- - )(put (if 0 = O then(fun j — [0]'),if 1 = Othen - - else(fun j — [|%)))

apply(-- - )(put {(fun j — [0]"), (fun j — [©)))

apply(---)(

-)(apply (nth, nth) (send ([(fun j — [0]") O,
(funj — [?]1) 112, [(funj — [I) 0, (funj — [I) 1]*)))

apply(- - - )(apply (nth, nth) send< (funj — [0]1) O,
(funj — [0]") 1]%,[[1% (funj — [I°) 1]%)))
apply(- - )(apply (nth, nth) (send ([[0]", (fun j — [0]") 1], [[|%, (fun j — [|) 1]*))
apply(- - - )(apply (nth, nth) (send ([[0] 0 [[]0,(fun,7 — [ 1))
apply(- - )(apply (nth, nth) (send ([[0]", [0]']]%, [[°, [I°]*)))
Communications
syl ot (10, 19 [ 011
apply(---) (nth[0]", [, neh[[°, 0]1]%)
apply ((funz — funf — (f0)) 0,(funi — fun f — (f 0)) < th{[0]*, []°]%, nth[[]°, [0]']]?)
apply ((fun f — (f 0)), (funi — fun f — (f 0)) (nth b [°1, nth[[)°, [ ]1]]2>
apply ((fun 1 — (F 0)). fun f — (£ 0)) <nthu I, 972, neh(()°, 0]'])2)
<(nth[[ I*, [°] 0), (nth[[1°, [0]']]* 0))
([0]", (nth[[]%, [0]']]* 0))
([o*, [0)")

La multi-diffusion peut étre faite de facon différente en utilisant proj :

proj (apply (mkpar(funi — ifi = Othen(funv — v)else(funv — []0)))
(mkpar(funi — [i,..., i)' Th))
0
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Ce qui se réduit par :

proj(apply(mkpar(funi — if i = Othen(funv — v)else(funv — [|?)))
' (mkpar(funi — [i,...,i""1)))0
mkpar(funi — [i, ... SN 0 A
(funz—> s d TN 0, (fund — i, ,d7F1) 1)))) 0
(0]t funze [z’,...,i]”l) 1)))) 0
[0, [1,1]%)))) 0

(proj(apply(---)(m
(proj(apply(- -+ )({
(proj(apply(- -+ )((
(proj(apply(- -+ )({
(proj(apply(---)({[0]", [1,1]*))))
(proj(apply {(funi — - ) ,(fum — "') 1)) ([0]*, [1,1]%)))) 0
(proj(apply <|f0 = Othen(funv — v)el v j
(proj(apply (funv — v, (funi — ---) 1

(proj(apply <fun v—wv,ifl= Othe (
(proj(apply <funv — v, funv — > 1,
(proj <(funv — 0)[0]*, (funv — [|9)[1, 1]2>)
(proj <[0 funv — []0)[1, 1]2>) 0

(proj <[0 >

n *}[[0] 170

)
f v )

—
—
O

rrr1r1r1r111111070 171

[0]

3.2.4 Confluence

La confluence est une propriété permettant d’exprimer qu’une sémantique est bien formée :
elle indique informellement que la réduction finale d’une expression ne dépend pas du chemin
choisi. Une sémantique déterministe, ol jamais plus d’une régle de réduction peut s’appliquer a
une expression donnée, est confluente de maniére évidente ; ce n’est pas le cas de notre sémantique
pour la réduction dans les vecteurs paralléles (le choix des régles LOCAL; est non déterministe).
Prouver la confluence montre ainsi que yBSML est compatible avec le fait que certaines réductions
puissent étre faites «en paralléley.

Soit R une relation. On note R* la fermeture réflexive et transitive de R.
Définition 3.2.1 (Confluence)

R est confluente si, et seulement si pour tous a,b,b’ tels que a R* b et a R*V, il existe ¢ tel
que

bR*cet ¥ R*c

Cela se représente schématiquement sous la forme de la «propriété du parallélogrammes :

bya\:b’
N
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Définition 3.2.2 (Confluence forte)

R est fortement confluente si, et seulement si pour tous a, b, b’ tels que a R b et a RV, il existe
c tel que

(b=coubRec) et (Y Rcoub =c)

ey
\ S

Lemme 3.2.3

Toute relation fortement confluente est confluente.

Propriété 3.2.4 (Confluence forte de — dans puBSML)
— est fortement confluente.

Démonstration (confluence de — pour yBSML): On montrera que si e — el et e —
e2, alors soit I’étape de réduction est déterministe et e! = €2 2
ment), soit enfin il existe e3 tel que e! 3

, soit e! = e? (ou inverse-

—e3 et e? e

Par induction structurelle sur I’arbre de e :

— e ne peut étre une valeur, sans quoi aucune régle de réduction ne s’appliquerait.

— Toutes les valeurs apparaissant dans les membres de gauche de nos régles de ré-
duction de téte correspondent, dans la définition du contexte, & un sous-contexte.
Ainsi, soit la réduction directe est possible, si on a des valeurs, soit on peut définir
un sous-contexte. Il n’est pas possible, par ailleurs, de définir un sous-contexte 14
ou une régle de réduction de téte est applicable (pour la régle let rec par exemple),
par structure des définitions. Le choix d’une réduction de téte, par 'intermédiaire
du contexte vide [-], ou d'une réduction a l'intérieur d’un autre contexte, est donc
déterministe.

— La réduction de téte est déterministe : nos régles et d-régles s’appliquent & des
termes de structure disjointes.

— La réduction par contexte se fait soit hors de tout vecteur paralléle, directement
par la régle CONTEXT — le contexte est dans ce cas choisi de facon déterministe —
soit par l'intermédiaire d’une des régles LOCAL; si le contexte se heurte & un vecteur

paralléle.
— Dans ce dernier cas, le choix de la composante dans laquelle est faite la réduction
est non déterministe. Posons e = E, (E;[e;]);, et 4,5 tels que el = LOCAL;(e) et

e? = LoCALj(e). Si i = j, le résultat résulte du méme raisonnement que ci-dessus
appliqué localement ; dans le cas contraire, la réduction sur les processeurs 7 et j
étant indépendante, on peut poser e> = LOCAL;(e?) = LOCAL;(el), ce qui nous
donne le résultat. u
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3.3 BSML avec références : BSML'™

3.3.1 Probléme et description informelle

Les traits impératifs les plus utilisés dans OCaml sont les types physiquement modifiables,
tels que les références. Ils offrent une souplesse trés appréciée des programmeurs, de meilleures
performances dans certains cas (par exemple, pour traitements sur les tableaux) et sont largement
utilisés. Cependant, ils peuvent poser des problémes quant & la cohérence de notre modeéle en
brisant la barriére entre valeurs locales et globales.

Les tableaux, les chaines de caractéres, les enregistrements a champs modifiables («mutables )
et les références sont dans ce cas : ils correspondent tous & une donnée — ou un ensemble de
données — que 1’on peut modifier directement en mémoire & 'aide d’un opérateur :

(x tableaux x)

arr.(n) «— x;

(x chaines x)

str.[n] <« x;

(* champs mutables x)
record.field « x;

(x références x)

ri=x

Du point de vue de notre problématique, tous ces cas sont équivalents : les champs modifiables
peuvent étre remplacés par des champs contenant des références (a l'inverse, les références sont
d’ailleurs considérées comme des enregistrements en OCaml). Les tableaux modifiables pourraient
étre remplacés par des tableaux fixes de références : bien que 'implantation et les performances
différent grandement, on obtiendrait une sémantique similaire. Quant aux chaines, elles peuvent
étre vues comme des tableaux de caractéres.

Nous allons donc ici nous concentrer sur ’étude des références, les autres cas en découlant
simplement. Cette section décrit en détail la sémantique des références, qui est similaire a celle
d’OCaml dans les cas local et répliqué. Cette sémantique nous servira de point de départ pour
étudier les interactions entre puBSML et les références, et détailler les cas problématiques; nous
définissons également le comportement des références vis-a-vis des communications entre proces-
seurs.

Pour assurer la confluence de puBSML avec références, un systéme de types est nécessaire.
Cette partie est expliquée en 3.3.3 et développée en 4.3

3.3.2 Sémantique
Extensions du langage

Afin de traiter les références, on étend le langage de base avec les constructions suivantes :
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op u=
e u= .- | ref référence
| | adresse mémoire | get acces
| set mise a jour
v =

l adresse mémoire

[ est absent du langage programmeur et ne peut donc étre manipulé que par l'intermédiaire
des opérateurs ref, qui crée une nouvelle référence vers une valeur donnée (ce qui assure qu’une
référence pointe toujours sur une valeur), get qui permet d’accéder & cette valeur et set qui
permet de la modifier.

Il est nécessaire de définir un état mémoire dans la sémantique, afin de mémoriser les valeurs
auxquelles correspondent les adresses mémoire : un état mémoire s est une table associative entre
adresses mémoire et valeurs. Suivant les besoins, nous considérons dans la suite s comme une
fonction ou comme un ensemble de paires (,v).

On écrira (s)e pour l'expression e dans 1’état mémoire s. Cette écriture est toujours supposée
cohérente, c’est-a-dire que s est défini pour toute adresse mémoire apparaissant dans e. Nous
utiliserons dans la suite les opérations suivantes sur les tables associatives, et en particulier sur
s

— s+ {l — v} est la fonction équivalente & s pour tout adresse différente de [ et égale a v sur
[. En termes d’ensemble de couples, tout éventuel couple de la forme (I, %) est supprimé de
s et un couple (I,v) y est ajouteé.

— (1) est Pécriture fonctionnelle usuelle, renvoyant la valeur associée a [ dans s.

— fresh(s) renvoie une adresse mémoire [ avec la garantie que celle-ci n’apparait pas dans
s. On supposera qu’une infinité d’adresses mémoire est disponible et que fresh ne peut
échouer.

Reégles de réduction

Les régles de réduction de téte de uBSML sont toutes implicitement étendues pour réduire les
expressions avec état mémoire, celui-ci étant inchangé : e; ¢ ey devient (s)e; —€ (s)es. Les
modifications de s ne sont ainsi possibles qu’en utilisant les nouveaux opérateurs. Les régles de
contexte et de réduction locale deviennent :

CONTEXT
(s1)e1 —° (s2)ez
(s1)Ele1] — (s2)E[es]

LOCAL;
(81)61 —€ (82)62

s1)Eq [<66 .1, Egleq], e;_H ... e;_1>] — (s2)Eq [<€6 €1, Eglea], eg+1 .. e;,_1>]

Vie P,
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C’est une simplification extréme par rapport a la machine parallele BSP, qui a p paires
processeur-mémoire et devrait donc avoir p états mémoire, alors qu’on en suppose ici un unique.
Néanmoins, on assure que le contexte reste valide au cours de l’exécution, et les arguments
suivants appuient la validité de cette représentation :

— lorsqu’on considére les expressions répliquées, on utilise des références répliquées qui ont la,
méme valeur partout : nous avons besoin d'un «état mémoire global» pour représenter cela,
a moins d’un moyen ardu de représenter la cohérence des valeurs pointées par p adresses
mémoire locales. Cet argument certes n’exlut pas des états mémoire locaux.

— les processeurs peuvent individuellement accéder & la mémoire globale, mais en lecture
seulement, ’écriture n’étant possible que par du code répliqué : notre modeéle ne permet
pas & un processeur d’écrire dans la mémoire d’un autre. La distinction entre états mémoires
locaux et globaux par rapport aux opérations sur les références serait complexe et délicate.

— une référence créée localement est une adresse mémoire fraiche ; il nous est facile de supposer
qu’elle I'est vis-a-vis de la machine paralléle dans son ensemble (par découpage en p parties
de notre espace d’adressage). La structure de uBSML nous garantit qu’elle est inaccessible
aux autres processeurs, comme toute autre valeur locale : ainsi, bien que la référence locale
soit stockée dans I’état mémoire global, on a la garantie qu’aucun autre processeur ne
dispose de la clef pour y accéder” .

On a ainsi ’assurance que la séparation des états mémoires dans notre sémantique n’est pas
nécessaire & la cohérence du modele : on suppose que I’état mémoire global contient des adresses
pointant soit sur un espace d’adressage global (virtuel, physiquement ces adresses correspondent
a un ensemble de p adresses locales), soit sur un espace d’adressage local sur un processeur donné.
Le systéme de types (voir section 4.3) rendra explicite cette distinction.

Les opérateurs dédiés & la manipulation de I’état mémoire obéissent aux d-régles suivantes :

(s)ref v —¢ (s-{l— v})l with [ = fresh(s)

(s) get 1 —< (s)s(1)

(s)setlv —€ (s-{l—v})()

ou () est une constante du langage. Cette définition garantit qu’il ne peut y avoir qu’'une seule
valeur pour une adresse mémoire & un instant donné, et que toute adresse mémoire [ utilisée dans
un programme est dans s puisqu’elle a nécessairement été préalablement obtenue & 1’aide de ref.

Conflits entre parallélisme et références

Aucune difficulté particuliére n’est causée par le fait d’utiliser les références localement ou de
maniére répliquée; cependant, la communication des références & 1’aide de proj ou put pose de
réels problémes liés a la réalité physique de la la machine parallele. Ainsi, une adresse mémoire
dans l'espace d’adressage de 'un des processeurs n’a aucun sens pour les autres. Il reste possible
de communiquer la valeur associée plutdt que l’adresse mémoire elle-méme, mais quel doit étre
alors le comportement de mises & jour ultérieures sur cette référence ?

Ton suppose ici qu’il n’y a pas de communications de références ; le cas sera traité spécifiquement dans le suite
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Comme nous 'avons déja mentionné, ce probléme peut étre résolu si I'on considére un mo-
déle de parallélisme & mémoire partagée, éventuellement implanté & 'aide de communications
implicites [HMO05]. On se retrouve alors dans un contexte trop éloigné de celui de BSML, ou les
problémes de concurrence et d’indéterminisme refont surface, sans parler de la prédiction de
performance.

Il nous est néanmoins vital de tolérer la communication de références, la programmation
courante faisant un usage fréquent d’enregistrements a champs mutables ou de tableaux, dont
les cellules ont un comportement similaire & celui des références. Il serait peu réaliste d’exiger du
programmeur une conversion manuelle de ces structures en une version purement fonctionnelle
avant de procéder & toute communication. Ainsi, le langage effectue une copie automatique
des références lors des communications. Cela ajoute un cotit supplémentaire aux primitives de
communication, mais cette solution est la plus satisfaisante par rapport a la facilité d’utilisation
du langage et sa streté théorique. Le programmeur, malgré tout, doit étre conscient que la valeur
retournée par proj ou put contient de nouvelles références qui pointent vers une copie des valeurs :
I’élément retourné est identique a 1’élément d’origine, mais 1’égalité physique n’est pas préservée.
On a néanmoins la préservation d’une égalité structurelle, définie comme 1’égalité des valeurs
dans leurs états mémoires respectifs (et de celles dont elle dépendent par I'intermédiaire de ces
états mémoire) modulo le choix des adresses mémoire.

Dans l'implantation du langage, ce comportement correspond & l'utilisation des fonctions
de sérialisation du module Marshal d’Ocaml avec 'option Closures, que nous utilisons pour les
communications. La communication de fonctions par ce module souffre de certaines limitations,
qui corroborent les probléemes que nous allons découvrir dans notre théorie. En effet, elle sup-
pose d'une part que tous les processeurs utilisent exactement la méme version de ’exécutable
(et donc la méme architecture) — les fonctions étant transmises en tant qu’adresses dans le
code, d’autre part son comportement peut dépendre de la cible de compilation (le programme
Marshal.to_string (fun _ — (ref 0):=1) [Marshal.Closures| renvoie une erreur dans le mode inter-
actif, par exemple, mais fonctionne en code natif bien qu’avec un comportement différent de celui
du code-octet).

Intuitivement, sir; est une référence, proj <rj>j i renvoie I’équivalent de ref (get r;) au lieu de r;.
On s’assure néanmoins que plusieurs instances d’une méme référence dans la valeur communiquée
ne conduisent pas a des copies multiples dans le résultat.

Voici le mécanisme employé : la communication d’une expression est précédée d’une opération
locale de déréférenciation (deref), et suivie d’une opération de reréférenciation (reref). Cette
derniére a lieu dans un contexte local dans le cas de put et global dans le cas de proj. La valeur
retournée par deref ne contient aucune référence et il est donc sir de la communiquer dans le
cadre de la sémantique que nous avons définie. On fait cependant en sorte qu’elle contienne toutes
les valeurs de I’état mémoire nécessaires pour reconstituer la valeur d’origine. reref, a I'aide de
ces valeurs, crée de nouvelles références qui prendront la place de celles que contenait ’exception
d’origine. Ainsi, la composition reref o deref recopie les références, mais préserve type et égalité
structurelle.

La déréférenciation suit 'algorithme suivant :

pour toute valeur v dans ’état s, on commence par extraire I’ensemble E(v) des adresses
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mémoire contenues dans v :

E(z) =10 E(c) ==10 E(op) =:=10

Le calcul de E se propage récursivement a tous les sous-termes de I'expression dans tous les
autres cas. deref est ensuite défini récursivement sur I’ensemble des adresses mémoire par :

deref p(0, s,v) =0

deref p({l} U E, s,v) ::= deref p(E,{z/l}s, (funz — {z/l}v,s(l)))

avec x aussi fraiche que nécessaire, et la substitution {z/l} définie comme le remplacement
complet de [ par x partout ou elle apparait dans v, ou dans le membre de droite des couples conte-
nus dans s. On abstrait ainsi les adresses mémoire apparaissant dans I’expression en construisant
des fonctions, et on joint la valeur de I’état mémoire correspondante en construisant un couple.

On peut ensuite définir deref (s,v) comme deref p(E(v), s,v); ce résultat devra étre commu-
niqué accompagné du cardinal n de E(v).

La reréférenciation crée de nouvelles références par application des fonctions générées par
deref :

reref o(f,a) := f (ref a)

reref, devant étre appliqué une fois par adresse mémoire transformée, on définit reref =
reref

Propriété 3.3.1 (Déplacement mémoire)

Pour tous v, v’ tels que v' = reref o deref v, il existe une bijection ; sur les adresses mémoire
qui, étendue aux valeurs de la fagon usuelle (sans capture de variables), est telle que v’ = ;(v).

La preuve est directe par récursivité sur le nombre d’adresses mémoire n apparaissant dans

3.3.3 Conditions supplémentaires pour la confluence et preuve

Nous supposerons dans la suite un terme (s)e défini modulo renommage bijectif des adresses

mémoire dans s et e, ce qui nous permet de considérer ’opération fresh comme déterministe.
La sémantique proposée pour uBSML™f n’est pas confluente dans le cas général : 'état mé-
moire global est partagé par tous les processeurs, qui peuvent y écrire de maniére individuelle.

Prenons un exemple :

let 7 = ref 0in mkpar(funi — setr i)

Apres quelques étapes de réduction, cela devient :
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({l — 0}) (setli),

La, le choix non déterministe de 'ordre de réduction des composantes de (setli); conduit
a des valeurs différentes pour [ dans I’état mémoire a la fin de la réduction, et le résultat de
I'opération getr pourrait étre une valeur quelconque de 0 a p — 1.

On remarque que dans ce cas, la sémantique ne décrit plus un comportement réaliste pour
la machine paralléle : celle-ci n’a pas réellement de mémoire partagée, et les accés concurrents a
la référence répliquée nous conduiraient dans un état incohérent (ce qui est pire). Le programme
BSML équivalent au programme pBSML ci-dessus :

let r = ref 0 in <« r:=%this$ >

conduit & une référence r qui n’est plus répliquée puisqu’elle contient des valeurs différentes
sur les différents processeurs. Bien que I’évaluation sémantique différe de I’évaluation BSML, on
a dans les deux cas un probléme qu’on devra donc éviter. Nous supposerons donc la propriété
suivante, qui décrit un accés correct a 1’état mémoire :

Propriété 3.3.2 (Séparation mémoire)

Si Iopérateur set est appliqué a I’adresse mémoire | dans une composante d’un vecteur
paralléle, alors | n’apparait que localement, sur le méme processeur, dans tout le programme.

Cette propriété nous garantit que le probléme ci-dessus ne se produit pas, et nous limite
aux cas onl la sémantique est fidéle & I’évaluation en mémoire distribuée. Elle nous sera garantie
par le systéeme de types, qui est défini en 4.3. On est en mesure de prouver la confluence de
uBSML"f pour les programmes vérifiant cette propriété, ce qui est le cas de tous les programmes
bien typés.

Propriété 3.3.3 (confluence de puBsmL'ef)

La sémantique de pBSML'f

séparation mémoire.

est confluente pour les programmes respectant la propriété de

Démonstration (confluence de uBSML™): On suppose (s)e — (s!)e! et (s)e — (s2)e?,

et on reprend la preuve de confluence de puBSML (3.2.4), en ne s’attachant qu’aux cas qui
différent :
— ref utilise une variable fraiche choisie de fagon non déterministe, mais notre critére
d’équivalence par renommage nous permet de le considérer comme bijectif.
— Réduction dans un vecteur paralléle : on suppose e = E, (e;), ; une des régles LOCAL;
s’applique, et on pose (s')e! = LOCAL;((s)e) et (s?)e* = LOCAL;((s)e). Sii = 4, on
a (sh)el = (s?)e?.

Si ce n’est pas le cas, on définit
(s%1)e*1 = LocAL;((s?)e?) (s'n)elr = Locar;((s')e')
Il est possible que s? soit différent de s pour deux raisons, soit parce qu’une paire

y a été ajoutée ppar usage de ref, soit parce qu'une mise & jour y a été faite par
I'intermédiaire de set. Dans le premier cas, cette adresse est fraiche, dans le second,



48 Chapitre 3. Sémantique de pBSML

la propriété de séparation mémoire nous assure que l’adresse [ dont la liaison a été
changée dans s est absente de la i¢ composante du vecteur (set a été utilisé sur la j¢
composante, et on a i # j). Dans les deux cas, la réduction dans la i¢ composante
n’a pas accés aux adresses concernées par ces modifications, et par conséquent ces
derniéres n’ont pas de conséquence sur cette réduction. Par le méme raisonnement,
on sait que I’évaluation sur la ¢ composante n’a aucun impact sur I’évaluation dans

la j¢ composante, et on en conclut que e?/ = el/. Les modifications dans s concernant
des adresses différentes, celles-ci sont orthogonales également et s2/ = s'/.

On a donc (s2/)e? = (s'7)els, et la confluence forte de la sémantique. [

3.4 uBSML avec exceptions : uBSML®"

3.4.1 Probléme et description informelle
Exceptions en OCaml

OCaml comporte un systéme de gestion des exceptions performant et efficace en pratique.
D’autres langages se fondent sur les monades [BHMO00, Wad92| pour obtenir le méme type de
fonctionnalités, mais ceux-ci sont plus complexes & utiliser, moins efficaces, et ne s’avérent pas
nécessaires dans un langage fonctionnel impur a évaluation stricte tel que OCaml. Les excep-
tions sont utilisées aussi bien pour traiter les erreurs d’exécution (échec d’une opération telle
qu’ouverture de fichier ou division, dépassement de pile ou de mémoire) que les traitements ex-
ceptionnels souhaités : elles sont en effet un moyen de sortir directement d’un niveau quelconque
d’imbrication de boucles ou d’appels pour récupérer un résultat, ce qui entraine souvent un code
plus lourd par d’autres moyens.

La levée d’une exception interrompt les calculs en cours, et remonte dans la pile d’exécution ;
si cette exception n’est pas rattrapée, 'exception remonte jusqu’a la racine du programme qui
se termine par une erreur. Il est possible de rattraper ’exception pour déclencher un traitement
de l'erreur rencontrée, ou gérer le cas exceptionnel si ’exception était attendue. On déclare une
exception en OCaml par

exception Exc

ou Exc est le constructeur de I’exception déclarée. La récupération de cette exception s’échap-
pant d’un bloc de code [code] est effectuée de la fagon suivante :
try [code] with Exc — [traitement Exc]

Le with ici ouvre un cas de filtrage par motifs. Le mécanisme permet également de définir
des exceptions paramétrées, ressemblant aux types somme :

exception Excb of int
try [code] with Excb n — [traitement Excb en fonction de n]

de cette facon, il est possible d’extraire soit des informations sur l’erreur, soit le résultat
correspondant a un cas exceptionnel pour lequel ’exception aurait été levée volontairement par
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lopérateur raise (Excb x). Comme pour le filtrage par motifs standard d’OCaml, il est possible
d’énumérer différents motifs & récupérer sur les erreurs. Notons cependant que si la syntaxe
d’Objective Caml offre la souplesse du filtrage pour récupérer les exceptions, la gestion des
exceptions en elle-méme en reste indépendante : il est toujours possible d’écrire, si on ne veut
pas utiliser cette facilité,

try [code] with ex — match ex with
| Excb n — [traitement Excb en fonction de n]
| e — raise e

ce qui est sémantiquement équivalent au code ci-dessus, ou méme, de fagon plus générique et
sans utiliser le filtrage :

try [code] with
ex — if [conditions sur ex] then [traitement ex] else raise ex

il est donc possible de re-lever ’exception si elle ne correspond pas aux critéres, en liant
simplement celle-ci & un identifiant au lieu d’utiliser le filtrage. Ce dernier point permet de
justifier I’absence de filtrage dans notre sémantique sans remettre en cause les mécanismes de
traitement des exceptions proposés.

On ne s’intéressera pas ici & 'implantation & proprement parler des exceptions dans OCaml,
celle-ci utilisant du code de trés bas niveau : notre mécanisme est entiérement implanté comme
sur-couche du mécanisme existant et en reste donc indépendant.

Exceptions en BSML

Il convient d’examiner tous les cas d’interaction pouvant se présenter entre les exceptions et
notre modéle de parallélisme : des exceptions peuvent étre levées globalement ot & l'intérieur
d’une (ou plusieurs) composantes d’un vecteur parallele. De méme, les blocs de rattrapage d’ex-
ception try with peuvent étre présents localement ou globalement. Intuitivement, nos langages
local et global étant sensiblement équivalents & OCaml, la levée et le rattrapage d’exceptions a
I'intérieur de chacun d’eux ne posera pas de probléme, mais ceux-ci peuvent se poser a l'interface.

En effet, examinons les différents cas :

— Exception levée globalement (exception répliquée) : raise Exc utilisé dans du code répli-
qué. Dans ce cas, tous les processeurs suivent la méme exécution, que ’exception Exc soit
rattrapée ou conduise & une erreur du programme. Une exception globale ne pose pas de
probléme vis-a-vis de notre modéle.

— Exception levée localement (exception locale) : il faut considérer la section locale ou 'ex-
ception est levée, c’est-a-dire ’expression réduite dans la composante du vecteur paralléle.
Si cette expression léve une exception et la rattrape, cela n’a pas de conséquence visible &
I'extérieur de la composante locale concernée. Par exemple, le programme

val f: int par — int par
let f v = < try $v$ / $this$ with Division by zero — 0 >

ne nous pose pas de probléme, et la fonction f renvoie un vecteur paralléle sans que 1'utili-
sation d’exceptions soit visible.
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— Exception levée localement, non rattrapée : un probléme se pose en revanche si une excep-
tion s’échappe d’'un vecteur paralléle. Il est en effet plus délicat de donner un sens a une
exception locale au niveau global, de fagcon cohérente pour tous les proceseurs.

val f : int par — int par
let fv =< $v§ / Sthis$ >

léve une exception sur le processeur 0, qui pourrait compromettre la cohérence de notre
modéle.

Il y a donc un cas problématique qu’il nous faut traiter. Examinons ce qui se passe dans
ce dernier exemple, sans dispositions particuliéres de traitement des exceptions. Tous les pro-
cesseurs de pid non nul vont continuer de fonctionner comme une machine paralléle, n’ayant
pas d’information sur ’exception levée par le processeur 0. Le processeur 0, pour sa part, se
comporte comme si ’exception avait été levée globalement, ne faisant pas cette distinction. Il
remonte donc dans sa pile d’exécution jusqu’a trouver un éventuel bloc try with (nécessairement
global, le parallélisme emboité étant interdit) qui rattrapera son exception. A ce stade, il aura
selon toute probabilité divergé du chemin d’exécution répliquée des autres processeurs, s’il ne
s’est pas terminé prématurément.

Cela casse la cohérence répliquée, désynchronise les super-étapes et, trés probablement,
conduit & un inter-blocage ou pire (notre mécanisme de communication repose sur la connaissance
des types recus : ici, une donnée du mauvais type pourrait étre envoyée et entrainer une erreur
de segmentation, le marshalling d’Ocaml étant non typé®). Il faut donc un mécanisme capable
de discerner les exceptions locales des exceptions globales, et limiter la portée de la propagation
des exceptions locales.

Traitement des exceptions paralléles

Remarquons qu’intuitivement, on souhaite voir la machine paralléle s’interrompre pour laisser
place a I’exception locale. Cela imposerait un mécanisme supplémentaire dans la machine BSP,
une sorte d’alerte interrompant les autres processeurs a distance pour rendre immédiatement
I’exception locale, globale. Outre sa faisabilité technique, cette solution pose plusieurs problémes :
en pliant ainsi les limites du modéle BSP, on en perd les propriétés capitales comme la prédiction
de performance, et surtout le déterminisme : si plusieurs processeurs doivent lever une exception
locale, laquelle sera propagée devient imprévisible. I’exemple suivant montre un programme qui
serait indéterministe avec un tel mécanisme :

let non_ deterministic = try < raise (Excb $this$) > with
| Excb n — n

Il convient donc de se conformer au modéle : dans ce but, ’exception devra attendre la fin
de la super-étape pour pouvoir étre communiquée aux autres processeurs. En pratique, & moins
d’utiliser des exceptions locales & une fréquence tres élevée — ce qui n’est généralement pas leur
usage, cela a peu d'impact sur les performances globales.

Pour ce faire, I’exception locale doit pouvoir étre distinguée des exceptions globales au niveau
de chaque processeur. De la sorte, elle permet aux calculs répliqués de continuer & se dérouler

®Des travaux existent pour typer la sérialisation en OCaml [HMC07], mais ils ne nous sont pas nécessaires ici,
nos communications étant structurées et typées
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normalement, sans mettre en cause la cohérence répliquée. Les calculs locaux, pour leur part,
doivent étre omis sur un processeur qui est en attente de communications aprés avoir levé une
exception locale : ces calculs pourraient dépendre de valeurs locales précédentes dont le calcul a
échoué, ou méme lever de nouvelles exceptions locales.

Po | P1 | P2
JI_ Exn
,,’i'!

{Exn}

F1a. 3.2 — Blocage de calculs locaux par exception, et globalisation.

La figure 3.2 montre le comportement du systéme face & une exception levée sur le proces-
seur pg : celui-ci ignore ses calculs locaux, poursuit les calculs répliqués et attend la phase de
communication pour signaler ’exception.

On mémorise donc un état local pour chaque processeur :
— soit normal
— soit, ayant levé une exception locale, en attente de la phase de communications et n’effec-
tuant plus que les opérations répliquées.
En conséquence, toutes les primitives paralléles se voient ajouter deux traitements particu-
liers :
— le premier rattrape toute exception levée localement afin qu’elle ne se propage pas dans le
niveau global, et mémorise I’état du processeur.
— le second prévient toute exécution de code local si I’état du processeur ne s’y préte pas.
Remarquons que de la sorte, peuvent apparaitre des vecteurs paralléles & «trous», certaines de
leur composantes locales étant inexistantes (dans la sémantique, nous noterons ces composantes
1). Ceux-ci ne posent pas de probléme pour le moment : il est garanti qu’on ne peut y accéder.
L’introduction de références dans le langage, cependant, nous fait perdre cette garantie : le
probléme est discuté en 5.3.1.

Propagation et rattrapage

Nous avons mis en place les mécanismes évitant une mise en déroute de notre systéme en pré-
sence d’exceptions locales non rattrapées. Il reste & définir un moyen de rattraper ces exceptions
une fois la phase de communications atteinte.

Il devient, & ce moment 14, possible de communiquer les exceptions & tous les processeurs sans
sortir du modeéle BSP. Cette communication remplace la communication des valeurs qui aurait
normalement eu lieu, et permet de revenir dans un mode d’exécution répliqué cohérent.

On aura ainsi a traiter trois types d’exceptions différentes :
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— les exceptions répliquées, levées en mode répliqué
— les exceptions locales, levées localement, et qui peuvent étre rattrapées localement ou com-
muniquées a la fin de la super-étape
— les «ensembles d’exceptions», ou exceptions globales, qui sont le résultat de la communi-
cation d’exceptions locales qui n’ont pas été rattrapées localement.
A ce stade, il reste a gérer la propagation et le rattrapage d’un ensemble d’exceptions pouvant
avoir de 1 & p éléments.

— La propagation a lieu de la méme facon que pour une exception répliquée habituelle.
— En ce qui concerne le rattrapage, nous choisissons d’introduire une nouvelle construction
syntaxique trypar [code] withpar [motif] — [traitement] | ....

Il aurait été possible de maintenir une unité de traitement entre exceptions répliquées et
ensembles d’exceptions, et d’utiliser un bloc de rattrapage standard pour rattraper ceux-ci en
définissant une exception Exception set of exn list par exemple. On les aurait alors rattrapé glo-
balement avec :

try [ code levant des exceptions locales | with
| Exception _set exnlist — [ traitement exnlist |

Le principal avantage de cette approche se situe au niveau de 'implantation (pas de construc-
tion supplémentaire nécessaire); de plus elle évite tout conflit entre ensembles d’exceptions et
exceptions répliquées en ce qui concerne le rattrapage. Nous avons fait le choix d’une nouvelle
construction pour deux raisons :

— Le rattrapage d’'un ensemble d’exceptions est soumis & ’existence d’une barriére de syn-
chronisation. Le trypar withpar nous permet de préciser explicitement cette barriére : avec
Papproche utilisant try [code] with, une exception locale qui serait levée aprés la derniére
barriére dans [code] ne serait pas rattrapée, ce qui serait déroutant pour le programmeur.
Celui-ci devrait placer manuellement une barriére & la fin de ce bloc pour éviter d’étranges
surprises dans la suite, comme ’ensemble d’exception réapparaissant & la prochaine bar-
riere. Notre syntaxe permet de maniére générale d’assurer que ’ensemble d’exceptions est
rattrapé 1a ou les exceptions locales ont été levées, et non pas la oul la barriére a lieu.

— Dans notre implantation, le withpar nous permet d’utiliser ’extension syntaxique pour
le filtrage par motifs de valeurs paralléles (voir section 2.8), qui simplifie grandement la
gestion d’un ensemble d’exceptions, évitant des filtrages et tests répétés sur le contenu de
cet ensemble.

Un point reste délicat : sans traitement particulier, la propagation d’une exception locale
aurait lieu & partir du moment ou celle-ci est globalisée, or il est plus souhaitable d’avoir une
propagation de I’ensemble d’exceptions correspondant au moment ol I’exception a été levée. Par
exemple, dans le code suivant :

let x = < 1 / $this$ > in trypar () withpar e — [traitement]

I’exception Division by zero levée par le premier terme sur le processeur 0 est mémorisée
dans 'état des processeurs. Elle est généralisée a la premiére barriére, & l'intérieur du bloc
trypar withpar : en résulte un ensemble d’exceptions que ’on ne souhaite pas voir rattrapé par
ce bloc, 'exception d’origine ayant été levée a l'extérieur. En plus de la barriére du withpar,
qui empéche 'exception locale de s’échapper vers l'extérieur, il faut donc ajouter au niveau du
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trypar un mécanisme qui sépare les exceptions locales déja levées des autres (une barriére avant
chaque trypar fonctionnerait, mais des solutions moins cofiteuses existent).

Cette séparation est valable dans les deux sens, comme le montre 1’exemple suivant :

let x = < 1/ $this$ > in
trypar < 1 / ($this$—1) > withpar e — [traitement]

Deux exceptions Division by zero sont ici levées localement sur les processeurs 0 et 1 avant
la barriére qui intervient au withpar. Une fois ces exceptions communiquées et levées sous forme
d’ensemble, on fait face & un paradoxe : si cet ensemble est rattrapé par le bloc trypar withpar, il
rattrape ’exception du processeur 0 qui a été levée & 'extérieur, mais s’il ne I’est pas, ’exception
du processeur 1 s’échappe du bloc a l'intérieur duquel elle a été levée. Comme il existe, dans ce
cas, une notion de chronologie entre les deux exceptions, on a la possibilité d’ignorer ’exception
du processeur 1 : trypar instaure une hiérarchie entre les exceptions. Dans notre approche, le
programme ci-dessus se terminera simplement par I’exception non rattrapée du processeur 0.

3.4.2 Sémantique
Expressions et opérateurs

Les constructions suivantes sont ajoutées & uBSML pour permettre le traitement des excep-
tions. Dans le contexte de cette sémantique, on peut considérer que les exceptions sont des valeurs
quelconques.

e =
| tryewithz — e rattrapage
| tryparewithparxz — e rattrapage paralléle
Absents du langage programmeur
| faile échec
| failparQ échec paralléle
|

tryparsub e withpar x — e rattrapage paralléle intermédiaire

op =
| raise levée d’exception

Une exception levée est dénotée par I'expression failv, 'opérateur raise e permettant de dé-
clencher cette exception aprés réduction de e. Afin de représenter la propagation des ensembles
d’exceptions, en cas d’exceptions locales non rattrapées localement, on utilise failparv. Ces ex-
pressions sont non réductibles, mais ne sont pas des valeurs puisqu’elles ne peuvent pas étre
utilisées dans la réduction d’expressions (excepté les blocs de rattrapage bien sir). Des régles
spécifiques permettront de réduire la totalité de ’expression a I’exception levée.

Le contexte est étendu pour réduire a U'intérieur des blocs de rattrapage (le trypar subit une
transformation préliminaire afin d’etre transformé en tryparsub) :
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| tryEwithz — e
tryparsub E withparz — ¢
Yl

Il est nécessaire de pouvoir mémoriser 1’état de chaque processeur, comme indiqué précédem-
ment. On définit dans ce but I’ «état du systémes € : il mémorise I’éventuelle exception levée et
non rattrapée localement pour chaque processeur, ce qui permettra a la fin de la super-étape de
transformer 1’expression en failpar(€)). Ce dernier pourra ensuite se propager de fagon répliquée.

Afin de conserver la hiérarchie d’imbrication de blocs trypar withpar, on définit 2 comme une
suite finie d’ensembles de couples associant un processeur & une exception : I'union de tous ces
ensembles forme une fonction des processeurs vers les exceptions. On notera 2 = wy,...,w,, ol
wy, correspond au niveau d’imbrication de trypar withpar le plus interne; on notera Uw = |J; w;
I’état général dy systéme, que I'on considérera comme une fonction de I’ensemble des processeurs
P dans I’ensemble des expressions.

Les notations utilisées sont similaires & celles que nous avons définies pour les états mémoire
dans le cadre de puBsmL"

— on écrira (Q2)e pour 'expression e dans I’état systéme €.

— UQ(7) désigne la valeur associée a i dans wy U ... U wy,.

— Q- {i — v} désigne Q auquel a été ajouté la paire (i,v) dans le niveau le plus interne :
Q-{i— v} = (wi,...,w, U{(i,v)}). On suppose dans ce cas que i ¢ Dom(US2) (ce que
garantit notre sémantique), afin que US2 soit bien une fonction partielle.

Un état sans exceptions correspond donc a U2 = (). Les tests, localement, ne porteront que sur
I’éventuelle appartenance du pid 7 du processeur & Dom(US2) (une réponse positive indiquant que
le processeur a levé une exception localement). Ceci, en accord avec ’absence de communications,
I'information contenue dans €2 étant en réalité distribuée sur la machine paralléle. Les primitives
synchrones, en revanche, effectuant des communications, ont la possibilité de faire des tests sur
Q tout entier : UQ # () indique qu’on est en présence d’exceptions locales non rattrapées, qui
doivent donc étre levées sous forme d’ensemble d’exceptions. ) est alors communiqué et placé
dans I'expression par U'intermédiaire de failpar, ce qui permet de le traiter de maniére répliquée.

Enfin, dans un langage avec exceptions, le retour d’un programme bien formé ne se réduit
plus seulement & une valeur, mais & un résultat r :

ra= (D)o | (0) failv | (w) failpar(w)

Sémantique

Une exception se léve par raise, qui obéit & la J-régle suivante, indépendante de la localité
car fail peut correspondre aussi bien & une exception locale qu’a une exception répliquée. failpar
pour sa part correspond aux ensembles d’exceptions et ne peut pas étre levé directement :

(Q) raisev —* (Q) failv
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Comme pour uBSML'®f, on suppose qu’implicitement toutes les régles de reduction de téte déja

définies conservent 1’état 2 sans modification. Les régles CONTEXT et LOCAL; transmettent les
modifications d’état des processeurs dues a la réduction du sous-terme & tout le terme, toujours
comme dans le cas de puBsML™f :

CONTEXT
()er —° (Q2)ez

(©21)Ele1] — (22)Ele2]

LOCAL;
(Q)er —° (Qa)ez

(Q)Eg [(ep---€i1,Eeler], ey .. e 1)] — (Q2)Ey [(e ... €1, Belea] €fyq ... €, 1)]

Vi€ P,

Il serait possible de procéder en définissant des régles de réduction de téte similaires a chacune
de celles de uBSML pour traiter le cas ot on a un échec au lieu d’une valeur, toutes ces régles
réduisant & I’échec. Ainsi, toutes l'expression serait progressivement réduite a I’échec seul. Une
approche plus simple est de définir un nouveau contexte A et de réduire en une seule étape avec
une régle semblable & CONTEXT. Cela nous permet également de traiter séparément les cas local
et global.

Le contexte de propagation d’exceptions est défini comme :

Az=[]le A|Av]|letz=Aine|(A,e)|(v,A)| if Atheneelsee||v,...,v,Ae,... €],

ce qui correspond & E, excepté les blocs de rattrapage, au travers desquels les exceptions ne
doivent pas étre propagées. Ces derniers sont réduit par les deux régles suivantes, la premiére
traitant le cas du rattrapage d’une exception, la seconde la réduction d’un bloc sans exception.

try Alfailv] withx — e —¢ {v/x}e tryvwithe — e — v

Il reste le cas ot une composante d’un vecteur paralléle se réduit en échec (failv), ce qui est
précisément le cas problématique que nous avons mentionné dans notre analyse du rapport entre
exceptions et BSML. Dans ce cas, 'exception est mémorisée dans I’état processeur et ’exécution
répliquée continue; on obtient ce comportement a 1’aide de la régle de réduction suivante, au
niveau global :

(Q)E [(60, ce ,ei_l,A[faiIU], e ,ep_1>] — (Q . {Z = U})E [(60, .. .,ei_l,L, ce ep_1>]

Lors de I’évaluation, un vecteur paralléle contenant partout soit des valeurs, soit L est consi-
déré comme une valeur : c’est ce qui permet a ’exécution répliquée de se poursuivre. Toute
exécution locale ultérieure, en revanche, est suspendue sur le processeur concerné, et les primi-
tives paralleles asynchrones (mkpar et apply) renvoient | sur tout processeur i appartenant &
Dom(U©2).
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(€2) mkpar v —* () <

e v sinon

e | siieDom(UQ) >

() apply (v} ), (v7), —° (Q)<- L si i € Dom(UQ) >

® VU V; Sinon

(Q) failpar(Q) si UQ #0

(2) proj (v;),; —* : (Q) nth[v;)?  sinon

() put (v;),; —° (2) apply (nth), (send<. - si ¢ € Dom(UQ) > )

o [v; j]% sinon

o (Q) failpar(2) si UQ#D

Q) send<[v;]§>i =< Q) <[ ]Z> sinon

Dans le cas ou il n’y a aucune exception (UQ2 = (), ces régles correspondent exactement aux
régles de uBSML.

Avant de permettre la réduction par le contexte a l'intérieur des blocs trypar withpar en les
transformant en tryparsub withpar, on ajoute un niveau d’imbrication au contexte : c’est le seul
role de la construction intermédiaire tryparsub.

() trypar e withpar z — €’ —*° (Q,0) tryparsub e withpar z — ¢’

A Tinverse, les régles de réduction de tryparsub withpar éliminent le dernier élément de € :

. . co (V{7 (w)/z}e si UQ=1D
(Q, w) tryparsub Alfailpar(Q, w)] withparx — e o () failpar sinon

e (N st UQUw=10
(Q,w) tryparsubv withparz — e —° o (Q){7 (w)/z}e si UQ=0et w#0
o () failpar(Y) siQ#Detw=20

O la notation 7 (w) indique la transformation en expression du langage de w : par exemple,
un tableau des valeurs levées localement. Dans ces régles, on décompose ’état global en (92, w),
ou w est ’élément de I'environnement correspondant au niveau de trypar withpar courant.

— Les tests portant sur ) permettent de s’assurer qu’il n’y a pas d’exceptions en dehors
du bloc courant — auquel cas il convient d’ignorer les exceptions courantes pour relever
celles-ci;

— Les tests portant sur w indiquent les exceptions & rattraper dans le bloc tryparwithpar
courant ;

— Les tests portant sur (2, w) permettent de conclure qu'il n’y a aucune exception locale, et
de continuer normalement.
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La deuxiéme régle rend apparente la nature synchrone de withpar, en effectuant des tests sur
I’ensemble € afin d’éviter que des exceptions locales contenues dans w ne puissent s’échapper.

Deux remarques nous seront utiles dans la suite : d’une part, lorsqu’on propage un failpar(£2),
on préserve dans toutes les régles la cohérence entre 1’état des processeurs et ) : par conséquent,
des régles (£24) failpar(€22) ne sont pas nécessaires. D’autre part, le rattrapage d’un ensemble d’ex-
ceptions est fait sous la condition que UQ = (), qui garantit que le rattrapage rameéne I’exécution
dans un état sain.

Un dernier élément reste a éclaircir, concernant les interactions entre les exceptions locales
et globales : un bloc try with laisse se propager un ensemble d’exceptions, et inversement, une
exception répliquée n’est pas rattrapée par un bloc trypar withpar.

(Q) try failparv with x — e —* (Q) failparv

o (Q) failv st UQUW=10
(Q,w) tryparsub failv withparx — ¢ — o (Q){7T (w)/z}e si UQ=0etw #0
o () failpar(QY) siQ#Detw=10

Ce dernier cas est particulier et nécessite, comme nous le faisons ici, de choisir une politique
de traitement. En effet, en n’établissant pas de barriére, on pourrait laisser une exception locale
en attente (celle-ci serait globalisée lors de la prochaine barriére); mais ’établissement d’une
barriére ici signifie d’une part que ’on interrompt temporairement la propagation de 1’exception
répliquée, d’autre part que I’on peut se retrouver en présence d’un ensemble d’exceptions et d’'une
exception répliquée & la fois. L'un ou l'autre doit étre abandonné, et notre politique dans ces
cas de conflits est de toujours préserver exception la plus ancienne?. Ici, il s’agit nécessairement
de I'exception locale, la levée de I'exception répliquée n’ayant pu étre suivie de calculs locaux :
I’exception répliquée est donc abandonnée au profit du traitement de I’ensemble d’exceptions
locales.

Cette approche a un défaut : si une exception répliquée est levée a l'intérieur de n niveaux
d’imbrication de trypar withpar (par exemple, au sein d’une fonction récursive), ’exécution suivra
n barrieres de synchronisation successives, une a chaque withpar, dont (n — 1) inutiles avant
de pouvoir récupérer I'exception. Il n’est, heureusement, pas tres difficile d’optimiser ’exécution
pour éviter ces barriéres inutiles dans I'implantation, au prix d’une légére perte dans la simplicité
de la prédiction de performances. Notre sémantique ne tient pas compte de cette optimisation.

Enfin, ces derniéres régles réduisent les programmes comportant des exceptions non rattra-
pées, afin d’obtenir un résultat dans r

e (w) failv siw=10

(w)Afailv] — o (w) failpar(w) siw # 0 (st A7 LD

(w)Alfailpar(w)] — (w) failpar(w) (si A # []) (w)v — (w) failpar(w) (si w # 0)

9cette notion d’ancienneté a ici un sens précis, bien qu’il ne soit pas purement temporel : en effet, on ne peut
établir qu'une exception répliquée est levée & un instant précis, cet instant pouvant varier suivant les processeurs.
On peut en revanche établir qu’'une exception locale sur le processeur i est plus ou moins ancienne que cette
exception répliquée en choisissant 'instant ol I’exception répliquée est levée sur le processeur i.
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On peut ici supposer que ’état global est de la forme (w) puisqu’il n’y a aucune imbrication
de tryparwithpar. Les premiére et troisiéme régles imposent la présence d’une barriére de syn-
chronisation & la fin du programme, assurant qu’un message d’erreur correct indiquant toutes les
exceptions levées peut étre affiché.

Exemple

La réduction de la récupération globale d’exceptions locales se déroule comme suit : on prend
comme exemple 'expression

trypar mkpar(funi — raise ¢) withparx — 1

) trypar mkpar(funi — raise ) withparz — 1
tryparsub mkpar(funi — raise €) withparz — 1
tryparsub ((funi — raisee€) 0, (funi — raisee€) 1) withparz — 1

,
0)
)
) tryparsub (raise e, (funi — raise€) 1) withparz — 1
)
)

)

)

tryparsub (faile, (funi — raise€) 1) withparz — 1
tryparsub (fail e, raise €) withpar x — 1

D)t
(0,0
0,0
(0,0
0,0
(0,0
(0,{(0,€)}) tryparsub (L, raise €) withpar z — 1
(0,{(0,¢€)}) tryparsub (L, faile) withpar x — 1
(0,{(0,€), (1,€)}) tryparsub (L, 1) withparz — 1
OLT((0, ), (1.e)}) /a1

O){[0,¢), (1,e)])/z}1

(01

)

11T TTTT1011

T
)
)

L’intérét du tryparsub et de 'imbrication de contexte se serait manifesté ici si on avait eu une
exception locale tout au début du programme :

let y = mkpar(funi — if i = 1thenraise € elsei) in trypar mkpar(funi — raise ¢) withparz — 1

{1,€'}) lety = (j, L) intrypar mkpar(funi — raise €) withpar z — 1
{1,€'){{j, L) /y} trypar mkpar(funi — raise €) withparx — 1
{1,€'}) trypar mkpar(funi — raise €) withpar x — 1

{1 €'}, 0) tryparsub mkpar(funi — raise ) withpar z — 1

(D) let y = mkpar(funi — if i = 1thenraise€ elsed)in - - -

(0)lety = ((funi — ifi = 1thenraise elsei) j);in---

() lety = (if 0 = 1thenraise €’ else j,if 1 = 1thenraise€’else j) in- -
(D) lety = (if 0 = 1thenraise ¢’ else j, if true then raise € else j) in - - -
(0) lety = (if false then raise €’ else 7, if true then raise €’ else j) in - - -
(0) lety = (if false then raise €’ else j, raise €’) in - - -

(0) lety = (if false then raise €’ else 7, fail ') in - - -

({1,€'}) lety = (if falsethen raise €’ else j, L) in- - -

(

(

(

(

({1 €'},{(0,€),(1,€)}) tryparsub (L, 1) withparz — 1
({1,€'}) failpar{1, €'}

(111117111110 1001]
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Les exceptions locales levées a 'intérieur du bloc trypar withpar ont été abandonnées au profit
de I'exception qui les précédait.

3.4.3 Confluence

Les régles ajoutées a la sémantique de uBSML permettent de réduire uniquement les ex-
pressions contenant les nouveaux éléments syntaxiques (exceptions et blocs de rattrapage). La
sémantique de uBSML n’est donc pas changée tant qu’on n’utilise pas ces nouveaux éléments.

Propriété 3.4.1 (confluence de uBSML®*")

La sémantique de uBSML®"est confluente.

Démonstration: On étend la preuve par induction structurelle sur e de 3.2.4 en tenant
compte des nouveaux cas possibles :

— Dans tous les cas supposant des valeurs qui apparaissent dans la preuve 3.2.4, on
peut trouver failv ou failparv a la place de ces valeurs : toute réduction par la
sémantique de puBSML est alors bloquée.

La réduction se fait alors par les régles de rattrapage d’exceptions : I’expression peut
se décomposer de fagon unique sous 'une des formes (I'unicité découle de I'absence
des blocs de rattrapage dans les contextes ¢) :

— Eftry Alfailv] with x — €]

E[try A[failparv] with x — €]

Eltrypar A[failv] withpar x — €]

— Eltrypar A[failparv] withpar x — €]

Ce qui autorise une réduction détermniniste par les régles CONTEXT et LOCAL;, en

utilisant les régles de réduction de téte correspondantes. Pour les cas ou ’exception

n’est pas rattrapée, que ce soit dans le programme complet ot dans une composante
d’un vecteur paralléle, il s’écrit, toujours de facon unique, sous I'une des formes :

Alfailv]

— Alfailparv)

- E[(...,Alfailv],...)]

— E[(..., Alfailparv], .. .)] (expression bloquée)

La réduction par les régles CONTEXT et LOCAL; n’est plus possible, celle-ci se fait
donc, toujours de maniére déterministe, par les régles d’exceptions non rattrapées.

— De nouveaux cas se présentent en dehors de ’apparition de failv et failparv pour la
réduction de téte : try e; withx — eg et trypar e; withparx — eg peuvent aussi étre
réduits dans le cas ol e; est une valeur, ou par contexte dans le cas contraire. Ces
cas sont similaires aux cas de uBSML simple.

— Les nouvelles régles de réduction des primitives paralléles effectuent un choix déter-
ministe en fonction de 1’état global des processeurs, ce qui ne remet pas en cause la
confluence forte. |
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3.5 Conclusion

Dans ce chapitre, nous avons décrit en détail des sémantiques & petits pas et fourni des preuves
de cohérence pour uBSML et ses extensions qui permettent, respectivement, les références et les
exceptions. Les problémes soulevés dans les différents cas ont été examinés en détail ainsi que
leurs solutions.

La combinaison des extensions proposées ici a été, également, étudiée en détail; mais la
complexité en devient trop grande pour qu'une description formelle reste aussi pertinente. Nous
décrirons donc cette étude plus en détail dans le chapitre 5, qui traite de I'implantation de BSMT..



Chapitre 4
Systéme de typage

Afin de garder le maximum de clarté et de concision, notre définition du systéme de types
est séparée en plusieurs parties correspondant aux extensions impératives de uBSML : notre
premiére définition est d’un systéme de type strictement consacré a gBSML, puis nous 1’étendrons
a uBSML™ et a uBSMLEM.

4.1 Sureté des programmes paralléles

De méme qu’en ML, un systéme de types nous permet de nous assurer que les programmes
sont bien formés. Il est naturel de baser notre systéme de types sur celui d’OCaml, mais nous
sommes ici confrontés & une complexité supplémentaire du fait du parallélisme (comme I'im-
possibilité de réduire les primitives paralléles localement). Nous examinons, dans cette section,
les difficultés qui sont soulevées et définissons la notion de programmes BSML bien formés par
extension de cette notion en ML. Trois problémes principaux sont examinés dans cette section :
la préservation de la cohérence répliquée, ’exécution locale de primitives et 'emboitement de
vecteurs paralléles.

4.1.1 Cohérence répliquée

BSML repose & la fois sur 'exécution répliquée et sur I'exécution locale. La sémantique que
nous avons présentée considére les variables répliquées comme uniques, mais 'implantation trai-
tera physiquement une instance de ces variables par processeur. Il faut par conséquent s’assurer
que ces instances restent égales en permanence, sans quoi l’exécution devient imprévisible et
on perd la garantie que les opérations collectives sont exécutées par tous les processeurs. La
cohérence répliquée se résume & prouver que toute valeur répliquée découle de facon localement
déterministe d’une autre valeur répliquée.

Ce n’est évidemment pas le cas si on admet ’exécution répliquée d’une opérateur aléatoire,
par exemple. Soit rndbool un opérateur qui renvoie un booléen aléatoire; considérons le pro-
gramme BSML rndbool (). D’apreés la sémantique, une unique d-régle est appliquée, ce qui conduit
a une valeur répliquée qui est soit true soit false. Cela ne refléte pas exécution'® qui est faite

104 moins qu’il ne s’agisse d’un opérateur pseudo-aléatoire initialisé avec la méme graine sur tous les processeurs :
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simultanément sur des processeurs indépendants et peut conduire a des valeurs locales incohé-
rentes, sortant BSML de ses rails. Par exemple, le programme if rndbool() then proj v 0 else 0 a
toutes les chances de conduire a ’exécution de proj sur un sous-ensemble des processeurs, et
cette opération étant collective, la désynchronisation qui en résultera conduira soit & un blocage,
soit & une incompréhension dans les communications et un résultat imprévisible.

4.1.2 Exécution locale de primitives paralléles

Dans notre contexte, les primitives paralléles n’ont pas de sens localement : un programme
tel que mkpar (fun i — mkpar f) est mal formé. Au niveau de la sémantique, il nous serait aisé
de réduire un tel programme, mais on perdrait la cohérence avec une machine paralléle BSP
concréte n’étant pas récursivement paralléle. Différentes représentations existent : le langage
NESL, par exemple, abstrait la réalité des processeurs et utilise des threads, ce qui rendrait ce
type de programme acceptable, mais retire le controle des processeurs au programmeur et a un
cotit élevé en difficulté d’implantation, portabilité et prédictabilité des performances.

Des débats existent sur la nature multi-niveaux du parallélisme et ['utilité pour I'utilisateur de
controler ces niveaux (de multiples coeurs a l'intérieur de multiples processeurs, eux-méme dans de
multiples machines formant des grappes, que ’on peut réunir en grilles. . .). Une expérience basée
sur BSML a été faite a ce sujet, résultant en un langage DMML destiné & la programmation de
grille [GL05, Gav04|. Notre avis, basé sur cette expérience, est que la programmation paralléle est
déja d’une considérable complexité par rapport a la programmation usuelle si on se limite & deux
niveaux ; de plus, dans le cas d’une grappe de multi-ccoeurs, le bénéfice obtenu en utilisant trois
niveaux est minime. Ces approches semblent ainsi se limiter aux concours de vitesse d’exécution,
et il est peu probable qu’elles se généralisent un jour, le rapport entre gain de performance et
complexité de programmation ajoutée étant insuffisant.

4.1.3 Vecteurs paralléles emboités

Il reste possible, méme en interdisant 1’exécution locale de primitives, d’obtenir des vecteurs
paralléles emboités comme dans cet exemple :

let v =<« $this§ > in<v>

L’absence de $$ autour du v du membre de droite indique qu’on inclut le vecteur entier,
et non pas sa composante locale, dans le nouveau vecteur. La valeur ainsi obtenue est de type
int par par, un vecteur de vecteurs. Encore une fois, on s’écarte de la machine paralléle réaliste :
la signification pourrait étre de diviser chaque processeur en p sous-processeurs, et ce de fagon
récursive ; ou bien qu’un processeur a la possibilité de controler une structure globale. Aucune
de ces deux approches n’est compatible avec notre modéle : la premiére n’est pas cohérente avec
le code ci-dessus (elle impliquerait des communications) et produirait des vecteurs non paralléles
non dissociables des vecteurs paralléles; étudions la seconde plus en détail.

La possibilité d’accéder aux valeurs répliquées depuis le code local s’étend aux vecteurs pa-
ralleles. Cependant, le critére précédent nous empéche d’ouvrir ceux-ci, les primitives paralléles
ne pouvant étre utilisées : tant que 'on reste dans le contexte local, aucune incohérence n’est

dans ce cas, le probléme revient a conserver une référence répliquée cohérente



4.1. Streté des programmes paralléles 63

avérée car le vecteur emboité reste opaque. Il y a cependant un probléme si proj est utilisé pour
quitter ce contexte. D’aprés la sémantique, proj < v > (ou, en uBSML, proj(mkpar(funi — v)))
se réduit en fun i — v.

Le vecteur v complet n’est pas connu sur tous les processeurs, cependant, et (< v > :int
par par) et (< $v§> = v: int par) correspondent & une méme information disponible sur chaque
processeur. I’opérateur proj ne prend pas en considération les niveaux d’emboitement de < v >
pour ses communications, et aplatirait ce vecteur. A moins de traiter le cas a part, chaque
processeur enverrait sa composante du vecteur en guise de tout, et proj < v > 0 renverrait le
vecteur (v, ..., vp) au lieu de v = (vg, ..., vp—1).

Traiter ce cas & part serait possible, afin d’obtenir une implantation qui, dans cette cir-
constance, suive notre sémantique. Mais ce serait difficile : il faudrait que les opérateurs de
communication détectent tout vecteur paralléle emboité, et retrouvent un identifiant global de
ce vecteur afin de le communiquer aux autres plutét que sa composante locale. Outre la perte
de performances impliquée, tout ceci est plus propice & induire en erreur qu’a rendre service. En
effet, la seule opération possible sur un vecteur paralléle emboité serait de le projeter, tel quel :
il aurait probablement été plus simple de ne pas commencer par ’emboiter, dans ce cas.

Il est de plus plus clair pour le programmeur de n’avoir que des valeurs locales lors des calculs
locaux : simplement interdire un tel emboitement est plus cohérent avec notre systéme.

Le cas d’application qui pourrait rendre 1'usage de vecteurs emboités tentant est ’approche
diviser-pour-régner : l'utilisation de cette approche est ainsi particuliérement élégante dans les
langages utilisant des threads dynamiques. Nous avons présenté une solution pour cette approche,
orthogonale au parallélisme, avec la superposition paralléle exposée en 2.9

4.1.4 Autres considérations

Les considérations exposées ci-dessus n’ont pas pour but de prouver la cohérence de notre
sémantique : cela fera I'objet de preuves formelles. Elles concernent la streté de 1’exécution en
BSML : ce dont il s’agit est de s’assurer qu’il est possible d’implanter cette sémantique de fagon
fidéle sur une machine BSP concréte. Des preuves ont été établies en ce sens pour BSML dans
[Gav05], ot 'auteur établit des sémantiques de haut et bas niveau et prouve leur équivalence,
allant jusqu’a une machine virtuelle. On s’appuie donc sur ces travaux, et on se contente ici
de s’arréter a un stade de spécification dans le réalisme duquel on peut avoir confiance. Une
sémantique permettant des accés locaux arbitraires aux valeurs de tous les processeurs, par
exemple, n’est pas cohérente dans notre modeéle puisque cela impliquerait des communications
cachées.

Des critéres simples nous servent donc ici de garde-fou, afin d’assurer le réalisme de notre
spécification vis-a-vis d’une machine paralléle BSP :

1. La séparation des données : la machine étant composée de paires processeur/mémoire,
chaque processeur n’a accés qu’aux données de sa mémoire propre. Les opérations faisant
des communications sont précisées, et elles le font dans un cadre limité : un processeur
ne peut envoyer que des données dont il dispose. (ces opérations se limitent dans notre
systéme a proj, send et, plus tard, withpar)

2. La séparation de ’exécution : de la méme facon, le comportement d’un processeur ne peut
dépendre de celui d’'un autre, sauf par I'intermédiaire de communications.
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Les éléments de stireté que nous avons énoncés ci-dessus découlent en partie de ces critéres :
la séparation de I’exécution peut étre assurée dans notre systéme bien que nous ayons une sé-
mantique comprenant un niveau d’exécution globale grace a notre critére de cohérence répliquée.
De méme, si on acceptait I’exécution locale de primitives et les vecteurs paralléles emboités, des
mécanismes supplémentaires seraient nécessaires pour imposer la séparation des données et de
I’exécution : c’est ce qui entraine un parallélisme implicite dans les langages tels que NESL.

Ce qui nous améne a une autre considération fondamentale : les restrictions que nous avons
choisies ici relévent principalement de notre modéle. Elles permettent de conserver des méca-
nismes de parallélisme et de communications relativement simples, et de préserver la validité
de notre systéme de cotits : comme nous l’avons mentionné, d’autres systémes n’ont pas ces
contraintes, au prix d’autres inconvénients. Bien que nous n’ayons pas établi de méta-formalisme
nous permettant de prouver les critéres de séparation dans notre sémantique, ces préoccupations
sont sous-jacentes a toutes nos définitions.

4.2 Systéme de types pour yBSML

Description informelle :

— Afin de prévenir l'usage local des primitives paralléles et 1'usage global d’opérateurs non-
déterministes, on utilise des effets [TJ92, Tal93| : la réduction d’une primitive paralléle
produit effet g (pour global). Les constructions syntaxiques usuelles, par la suite, de-
mandent 'unification des effets de leurs prémisses. On refuse de la sorte une expression
telle que (mkpar(---),rndbool ()), ot 'application de mkpar, ne pouvant étre que globale,
a produit effet g, et celle de rndbool, ne pouvant étre que locale, a produit 'effet ¢, pour
local. Les fonctions déclenchent un effet lors de leur application : on peut de la sorte définir
une fonction utilisant rndbool dans n’importe quel contexte, mais son application ne pourra
étre que locale. Dans ce but, les types fleches inteégrent des effets latents.

— Leffet est 1ié & I'évaluation, le type est lié & la valeur : cette différence se manifeste lorsqu’on
utilise des constructions comme let 2 = e! ine?, ol la valeur résultant de e! se propage dans
e? ainsi que son type (par l'intermédiaire de I’environnement), alors que l'effet se propage

des branches de l'arbre de syntaxe e! et e? vers sa racine. Dans cet exemple, il est possible
que €2 utilise la valeur z résultant de e!' localement, méme si la réduction de e! a produit
Ieffet g.

— L’emboitement de vecteurs est rendu impossible par des contraintes que nous ajoutons sur

les types des variables accessibles, suivant le contexte d’exécution.

Depuis le premier systéme de types pour ML défini par Damas et Milner [Mil78, DM69], de
nombreuses extensions et améliorations lui ont été apportées. Celles-ci vont de simples évolutions,
gardant une approche similaire, & une reformulation plus compléte comme celle de [PR05], basée
sur les contraintes. Toutes conservent les deux propriétés capitales du systéme de types original
dit Hindley/Milner, & savoir l'existence d’un type principal et la conservation du typage par
réduction.

Ces extensions ont permis d’enrichir le langage avec des enregistrements [Rém89], de la sur-
charge et du sous-typage [Kae92, OWW95|, etc. Ces approches varient, mais se basent en gé-
néral sur des notions de contraintes ou d’effets [Wri92, WF94, LP00] ajoutées au systéme d’ori-
gine. Dans [OSW99], les auteurs développent un nouveau systéme qui généralise la notion de
contraintes en introduisant le systéme HM(X), pour Hindley-Milner dépendant d’un systéme de
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contraintes X. Plus récemment, une description détaillée du systéme de types actuellement uti-
lise par OCaml [PRO5] utilise un systéme purement basé sur les contraintes, PCB(X') (équivalent
a HM(X)).

Notre langage étant basé sur OCaml, le systéme de types utilisé est naturellement une ex-
tension de celui d’OCaml. Notre présentation reste fidéle aux conventions généralement adoptées
dans la définition de systémes de types de la famille de Damas et Milner : pour cette raison,
notre approche s’apparente & HM(X) plutot qu’a PCB(X). Le systéme de contraintes X devra
donc assurer les propriétés de streté du parallélisme énoncées plus haut. L’inférence de types,
quant & elle s’appuie largement sur celle de HM(X).

4.2.1 Définition des types

Nos types T sont construits de la facon suivante, et utilisent les effets A.

T = « variable de type

| Base  type de base . )

| A Aoch A == § variable de localité

T — 1 fléche
¢ local

| 7x7  couple ; g global

| Tarray tableau

| Tpar  vecteur paralléle

C true constrainte unitaire

| false  constrainte fausse

| ¢AC conjonction

| 7=7 égalité de types

| A=A égalité de localités

| 7<A  type acceptable localement
| A<A  contrainte de localité

| Ja.c  projection (type)

| 3d.c  projection (localité)

Les effets, dans notre systéme, sont des localités A qui peuvent correspondre & £, g ou bien a

une variable. A peut rester latent dans une fonction, auquel cas on écrit 7 A, To, ce qui indique
que leffet A sera produit lors de I'application de la fonction. Les contraintes, pour leur part,
permettent de restreindre les valeurs que sont susceptibles de prendre les variables. La principale
contrainte que nous utiliserons est 7 <A, qui indique que 7 doit étre acceptable dans la localité
A. Cette propriété est définie par :

Définition 4.2.1 (Acceptabilité d’un type dans une localité)

— tout type est acceptable globalement
— les types acceptables localement sont définis par :

7 ::= Base ]Tiw'-\i-xi']i-array




66 Chapitre 4. Systéme de typage

Ainsi, 7 </ est vérifié si et seulement si 7 € 7, et pour sa part 7< g est toujours vérifié. Cette
contrainte nous permet de nous assurer du non-emboitement de vecteurs : on a la garantie qu'une
expression de type 7 tel que 7</¢ ne contient pas de vecteurs, donc en assurant cette propriété
sur toute composante locale d’un vecteur paralléle (régle d’inférence VECTOR ci-dessous), on ne
peut avoir de vecteurs emboités.

A1 <Ay est simplement défini par Ay =/ = Ay = /.

En vérifiant que 7 </ lorsqu’on tente d’accéder localement & une variable de type 7 dans le
contexte d’une part, et en interdisant d’utiliser les primitives paralléles localement et donc de
créer de nouveaux vecteurs d’autre part, on garantit qu’il est impossible d’imbriquer des vecteurs
paralléles.

Définition 4.2.2 (Schéma de type)

Un schéma de type o est la généralisation d’un type. On écrit o = Vo - - - oy - - - §[C].T pour

dénoter I’ensemble des types obtenus par instanciation des variables aq - -- aydy - - - 0; par des

types et localités quelconques respectant la contrainte C. Par abus de notation, on assimile

le type T au schéma V()[true|.7, et on omet parfois la contrainte quand elle se résume a true.
Dans Ia suite, on considére les schémas de types égaux modulo a-conversion.

Définition 4.2.3 (Contexte de typage)

Un contexte I' est une fonction associant des schémas de types aux variables du langage. On
note I'(x) pour le schéma de types lié a x par ', et I';x : o pour le contexte similaire a T’
mais liant o a x.

On écrit le jugement ¢,I" F e : 7/A pour signifier que l'expression e accepte le type 7 et
produit l'effet A dans le contexte I' et sous la contrainte ¢'!. I" indique le contexte dans lequel on
se place, C renferme les propriétés vérifiées par les variables de I'. Dans ce contexte, I’expression
e correspond & une donnée de type 7, et sa réduction produit 'effet A : il s’ensuit que 7 est
préservé par réduction de e, a la différence de A.

Par exemple,

T<1€,{f:intgr}l—mkparfzrpar/g

Il est également important de noter la nuance entre types «simples» 7 et types avec localité
7/A. Nos schémas de types ne comportent que des informations de types simples sur les variables :
les effets A correspondent a un effet de bord d’une réduction, or seules des valeurs sont stockées
dans I’environnement. On dénote ainsi le fait que les valeurs n’ont pas de localité dans notre
systéme, et que seule 'application d’opérations peut en avoir. La localité des valeurs est en effet
conséquence de la structure dans laquelle elles apparaissent et de la présence dans celle-ci de
vecteurs paralléles. De la sorte, la méme variable a peut apparaitre localement et globalement,
sans qu’il soit nécessaire de généraliser son type.

Les expressions, en revanche, produisent un effet et se typent par 7/A. La régle de typage
VAR, sur laquelle nous anticipons légérement, permet d’attribuer une localité arbitraire a une
variable dont le schéma de type est présent dans le contexte.

"'On emploie ici la présentation alternative pour HM(X) proposée dans [PRO5], oit les jugements portent sur
des types et non des schémas.
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Dans la suite, nous adopterons les notations et conventions suivantes :

— L(e) désigne les variables libres de e, définies de la fagon usuelle. On définit de méme £(7),
L(A), L(T'), L£(c); notons que ces ensembles peuvent contenir des variables de type comme
de localité.

— @ pour un ensemble de variables de types, § pour un ensemble de variables de localité. On
écrira de la sorte un schéma de types quelconque sous la forme V@[C].T.

— Larelation # dénote des ensembles disjoints : on écrira par exemple ad # E pour adNE = .

— Un jugement est dit valide s’il peut étre dérivé par les régles de typage et si sa contrainte
est satisfiable.

Interprétation des contraintes

Nous donnons ici un sens précis aux contraintes définies dans notre systéme. En dehors des
contraintes de localité (7 <A), Uinterprétation est fidele a celles de [Smo01, SP02, PR05| pour les
modeéles syntaxiques, basés sur les univers de Herbrand. Le lecteur impatient peut passer cette
section, et se baser uniquement sur les régles d’équivalence de la figure 4.1.

Cette interprétation est possible car les variables de localité sont plus simples que les variables
de type usuelles (au sens o elles ne présentent aucun trait spécifique de sous-typage, abstraction,
etc.), et peuvent donc étre traitées de la méme fagon que celles-ci.

Définition 4.2.4 (monotype)

Un monotype, dans notre modéle, est un type sans variables libres (de type ou de localité).

Par souci de simplification, on notera + dans la suite pour toute variable, de type ou de
localité, et x pour un type ou une localité quelconque (soit 7 ou A).

L’interprétation des contraintes est définie en fonction d’une assignation p de monotypes aux
variables de types, et de monolocalités (£ ou g) aux variables de localité. On étend p aux types et
aux localités de fagon naturelle : de la sorte, pour tout 7, p(7) est un monotype. On note p F C
si p satisfait la contrainte C :

pECI  pEC p(z1) = p(z2) piyiTEC TET
p E true pET<g
pECLAC pETI =29 pEIv.c pE Tl

Cette interprétation nous permet de définir la relation IF entre contraintes.

Définition 4.2.5 (Induction entre contraintes It-)

On dit que Cy induit Cs, et on écrit Cq IF Cq si, et seulement si pour tout p, p F C1 implique
P = Co.

C1 IF €9 indique donc que Cp est plus restrictive que Co par rapport aux valeurs acceptées
pour les variables de type et de localité.

On étend cette définition aux schémas de types en écrivant C I- Vad[c/].7 (lire : «Vad[c'].7
est cohérent par rapport a ¢») si ¢ |- Jad.c'.
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C1 ACy=0Co ACy (4.1)
C1A(CaAC3) = (C1 ACg) ACs (4.2)
C1 A Cy =0y si ¢p Ik Cg (4.3)
y=xzAc=y=zxA{x/y}C (4.4)
Iy.c=c siy ¢ L(C) (4.5)

Fy.(C1 A C2) = (F7.01) A Co siy ¢ L(Ca) (4.6)
Iy.y = x = true siy ¢ L(x) (4.7)
Iy.(y=xAcC)={z/v}C siy ¢ L(x) (4.8)
T4g = true (4.9)

A<ag = true (4.10)
Adl=AN=1/ (4.11)

Base< A = true (4.12)

n Y mah =N AN <A (4.13)
TI XTodA =T <A AT (4.14)
Tarray<A =7<A (4.15)
Tpar<A=A=yg (4.16)

FiG. 4.1 — Reégles d’équivalence entre contraintes

Définition 4.2.6 (équivalence de contraintes)

C1 = Qg si, et seulement si Cq1 IF Gy et Co IF Cq.

De facon évidente, I est réflexive et transitive, et = est une relation d’équivalence. Le ta-
bleau d’équivalences (fig. 4.1) découle de notre interprétation des contraintes, et permettra leur
réduction lors de 'inférence de types.

Les régles 4.1 4 4.4 découlent directement de la définition de A. Les régles 4.5 & 4.8 concernent
3 et découlent également de sa définition, et de la structure des contraintes. Les régles suivantes
permettent de simplifier les contraintes de localité, et se déduisent directement de la structure
de 7.

Des régles d’équivalence de la figure 4.1 découle informellement une simplification possible
des contraintes. En particulier, toutes les régles satisfiables comportant < (c’est-a-dire toutes les
régles ne découlant pas de HM(Herbrand) standard) peuvent se réduire sous forme de régles v <6
ou y</ et d’égalités. Les regles 4.9 a 4.12 permettent en effet une distributivité de <A sur les
types, et les régles 4.13 & 4.16 éliminent les cas ou A = ¢ et ol les terminaux sont autres que des
variables de types.

Les jugements, dans la suite, sont considérés modulo équivalence des contraintes.
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4.2.2 Reégles de typage

La localité d’une expression dénote sa présence sur un seul processeur ou bien sur leur en-
semble. Une fonction, en tant que valeur, n’a pas de localité spécifique (les fonctions sont, le
plus souvent, définies globalement), mais peut étre restreinte & une localité spécifique pour son
exécution.

Les programmes s’exécutent dans un contexte initial I'g ol les types des constantes et opé-
rateurs sont définis. Pour les opérateurs :

['o(mkpar) = Vala <£].(int LN o) L apar

) =
To(apply) = YaBs[5<f).(a 5 ﬁ) par % apar % 3 par
o(proj) = Vad.« par Lint % o

To(put) = Yala<].(int 5 a) par % (int 5 a) par
Lo (send) = Yoo <].(ovarray) par % (v array) par

To(fst) = Vaﬁé[a abl.ax B i a
To(snd) = YaBd[5 <d].a X B g
)

To(nth) = Vadd [a<d].a array it Lo

To(fix) = Vad[a<d].(a > a) > a

Les types des constantes ¢ sont pour leur part supposés dans Base.

La localité des primitives paralléles apparait clairement dans cette définition : elles sont toutes
limitées & une exécution globale, tandis que les fonctions qu’elles prennent en argument doivent
étre compatibles avec une exécution locale — et donc ne doivent pas elles-mémes exécuter de
primitives. fix s’évalue dans la méme localité que son paramétre, d’ou la variable de localité ¢.

Les régles du systéme de types sont présentées dans la figure 4.2. On utilise la définition
alternative de HM(X') proposée dans [PR05], plus proche des définitions habituelles du systéme
de Damas et Milner (DM) en ce qu’elle force a ce que la généralisation et l'instanciation ne
se produisent que dans VAR et LET-IN (HM(X) permet celles-ci en tout point de l'arbre de
dérivation, ce qui ne change pas le résultat de typage final). Les régles sont donc présentées a la
facon de DM, avec ’ajout du traitement des contraintes d’une part, des localités d’autre part :

La régle VAR permet de typer une valeur qu’on prend dans le contexte. Les schémas de types
étant définis modulo a-conversion, la régle n’a pas besoin d’'inclure de renommage explicite.
On notera, par ailleurs, qu’elle permet d’ajouter une contrainte C; quelconque au jugement et
que l'instanciation peut se passer dans une localité A quelconque, tant que le type concerné est
acceptable dans cette localité (ainsi, on ne peut par cette régle typer un vecteur paralléle dans un
contexte d’exécution local). Cette régle permet, typiquement, de réutiliser des résultats obtenus
par proj dans un contexte local.

LET-IN effectue une généralisation explicite des variables libres de e; dans ey en utilisant le
schéma de type Vad[Cq].11, avec ad # L(I"). Par ailleurs, elle permet de séparer la contrainte en
deux parties C1 et Co et de n’inclure dans le schéma de type de e; que les contraintes concernant
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VAR o
F(m) = Vad[cg].r C1 A ColFT<A

ciACy, 'z :7/A

LET-IN
CQ/\Cl,Pl—eliTl/A CQ/\H%.Cl,(F;xivm[Cl].Tl)|—€2:TQ/A %#ﬁ(cg,l“)

Co A 3@.01,1“ Fletx =ejiney : TQ/A

DEFFUN APP N
¢, ix:mbe:mn/A clF A<y o, 'k fim = /A c,I'ke:m /A

¢,k fe:m/A

c,'Ffunrxr —e:m A>7'2/A1

PATR IFTHENELSE
c,T'ke:m/A c,T'key:m/A ¢,I't e : bool/A ¢,L'ke:7/A ¢,'key:7/A
¢, 'k (e1,e9) : 1 X 12 /A ¢,I'Fifethenejelsees : 7/A
ARRAY VECTOR
¢, 'k n:int/A Vi, 0 <i<n,(c,I'Fe:7/A) VieP,(c,T'Fe:71/l) cl-rat
o,k [e]; : Tarray /A o,k (e;), : 7 par /A
EQT-CSTR EQL-CSTR
¢,'kFe:7/A cl-r=1 ¢,I'kFe:7/A cl-A=AN
o, Tke:7/A o, ke:1/N
EX-CSTR

c¢,'ke:7/A ad # L(T,1,A)
Jad.c,TFe:7/A

FiG. 4.2 — Régles de typage
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les variables qui y sont généralisées (ad # £(Cq) nous assure que celles-ci sont toutes dans ¢y), ce
qui simplifiera grandement l'inférence de types. Les contraintes apparaissant dans C; concernent,
typiquement, uniquement e;. Néanmoins, celles-ci ne seront imposées que lors d’une éventuelle
instanciation future de = par VAR : la contrainte Jad.C; apparaissant dans le jugement final est
garante du fait qu’on ne peut définir de valeur dont le type n’aurait aucune instance.

DEFFUN mémorise la localité induite par une fonction dans le type fleche; cette régle assure
également qu’'une fonction globale n’est pas créée localement (les fonctions globales pourraient
étre source de problémes vis-a-vis des communications, a cause des fermetures). On ne fait aucune
hypothése quant a la localité dans laquelle sont définies les fonctions locales.

APP, par la suite, assure que les fonctions appliquées peuvent 1’étre dans la localité courante.

Les régles PAIR, IFTHENELSE et ARRAY ne présentent aucune particularité, elles conservent
simplement les contraintes et unifient les localités de leurs sous-termes. La localité n’est en effet
affectée que par les primitives, et les fonctions qui les utilisent.

La régle VECTOR n’est pas nécessaire pour typer les programmes utilisateurs, puisque ceux-ci
n’ont accés aux vecteurs que par I'intermédiaire des primitives. Elle est en revanche nécessaire
pour prouver la cohérence de notre typage, et sa prémisse C I 7<¢, en particulier, nous interdira
de typer des vecteurs paralléles imbriqués : la propriété de cohérence du typage nous assurera
donc de I'absence de ces derniers dans les programmes bien typés.

Le fait que la régle VECTOR n’impose pas une localité g peut paraitre étrange, mais simplifie
le systéme et ne fait perdre aucune streté. Les valeurs ont en effet une localité quelconque, et cela
inclut des vecteurs paralléles : ’absence de vecteurs imbriqués est assurée par les mécanismes de
localité et de contraintes ci-dessus.

Enfin, les trois derniéres régles (EQT-CSTR, EQL-CSTR et EX-CSTR) concernent les contraintes
et sont standard pour HM(X) : elles permettent, pour les deux premiéres, d’utiliser les contraintes
d’égalité entre types et localité, respectivement, et pour la troisieme de quantifier existentielle-
ment dans les contraintes les variables libres, ce qui permet d’obtenir des jugements fermés.

On a, volontairement, omis la régle concernant la construction letrec. Cette construction
étant en effet une simple syntaxe se ramenant & un appel a l'opérateur fix, on se contentera de
la typer de la méme fagon que sa réécriture directe. Cette construction nous sera néanmoins
nécessaire quand on voudra prouver le bon typage de 'opérateur fix, car elle limite ’occurence
de fix & un contexte particulier.

Remarque : Les valeurs peuvent étre typées & partir des régles VAR, DEFFUN, PAIR, ARRAY
et VECTOR. Par induction triviale sur la structure de la valeur, on montre aisément que ces régles
acceptent une localité arbitraire A : les valeurs ne produisent pas d’effet, et ne sont donc limitées
en localité que par les contraintes.

Une derniére remarque par rapport au typage de la syntaxe alternative, méme si celle-ci n’est
pas présente dans puBSML. La réécriture de cette syntaxe vers les primitives nous donne le typage
simple suivant :

ALTSYN-VEC ALTSYN-OPEN
c,’'te:1/l clFral ¢,'Fe:Tpar/g

¢, 'F<e>:Tpar/g ¢, ' Se$:7/¢
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On peut considérer this comme le vecteur paralléle (i), soit I'g(this) = int par.

4.2.3 Exemple

Un jugement de typage possible pour expression mkpar(funi — i) dans I (incluant T'y)
donné :

I'(mkpar) = Va[a < /].(int LN o) L apar

cl-axl (Tii:0)(0)=p Bl
VAR ; , , VAR .
¢, T+ mkpar : (int — o) % apar /g ¢, (Iyi: ) i: B/t ClFj = int
: . — EQT-CSTR
¢l a=int ¢, (Ti:p)Fizint/e
EQT-CSTR ; S DEFFUN
¢, T+ mkpar : (int — int) 2 7/ par /g ¢,k (funi — 4) : int — int/g
APP

¢,I' = mkpar(funi — 4) : int par /g

Une contrainte C vérifiant ces régles est @« = int Aa<f A S =int A f<a£. On peut la simplifier en
« = int A = int par équivalence, voire éliminer complétement les variables « et 3 par application
de EX-CSTR puis équivalence et obtenir ¢ = true.

Cet exemple montre que l'information sur le type peut étre répartie entre la contrainte et
le terme 7 lui-méme. Cette propriété sera utilisée pour l'inférence de type, qui se base sur la
détermination d’une contrainte minimale pour un jugement donné.

4.2.4 Correction

Comme défini par Milner en 1978 [Mil78], la propriété de streté du typage se résume a «les
programmes bien typés n’échouent pas» («do not go wrongs). On caractérise la notion d’échec
par le fait que le programme n’est plus réductible, alors qu’il n’est pas une valeur (ou, de maniére
plus générale, un résultat pouvant étre une valeur ou une exception, lorsqu’on consideére celles-ci).

Cette caractéristique se déduit directement des deux propriétés suivantes [WF94| :

1. La préservation («subject reductiony) : la réduction d’une expression préserve la propriété
de bon typage.

2. Le progres («progressy) : tout programme bien typé qui n’est pas une valeur est réductible.

Nous commencerons par prouver quelques propriétés relatives au parallélisme, qui nous per-
mettront ensuite de prouver les propriétés de preservations et de progrés, ainsi que quelques
résultats annexes.

Lemme 4.2.7 (Validité des expressions locales)

Sic,'ke:7/A, alors ¢ IF 7<A.

Ce lemme, combiné & notre régle VECTOR, nous assure la propriété de non imbrication des
vecteurs paralléles.

Démonstration: On raisonne par induction sur la dérivation de e
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VAR, : le résultat est explicite dans la régle de dérivation.
LET-IN : par application de I’hypothése d’induction sur es.
DEFFUN : ¢ a la forme funz — €/, et est typé par

DEFFUN
o, (Tyz:m) e :m/N clFA <A

A/
o, Tkfune — e :m — m/A

Par hypothese d’induction sur €/, on a ¢ IF 5 <A’. On en déduit ¢ IF A/9A AT <A,
A/
et donc C I+ 71 — T <A,
APP :on pose e = fe/,etonac,I'F f:7 A, 7/A. Par hypothese d’induction,
clFr A 7<A, et donc ¢ IF 7<A par définition.
Les autres cas se résolvent par induction directe. |

Préservation

Quelques définitions annexes vont nous étre nécessaires :
Définition 4.2.8 (Compatibilité du typage )

La relation C est définie pour toutes expressions ey, es comme e; T ey si, et seulement si
pour tous ¢, I',7, A, on a

c¢,’'kte:7/A = ¢,TFey:7/A

e1 C ey signifie donc que tous types et localités acceptés par ey le sont également par es.
Cette relation nous permet de définir la propriété de préservation :

Définition 4.2.9 (Préservation)

Notre systéme de types a la propriété de préservation par rapport a la réduction »— si e; — eg
implique e; C es.

Il est possible, d’aprés la définition de C, que la réduction donne un type / localité plus
général que le type d’origine. C’est particuliérement visible vis-a-vis du parallélisme : ’expression
e = proj (mkparid) 0, par exemple, se type e : int/g, mais en la réduisant on perd le parallélisme :
0 :int/A, avec A quelconque. L’'important est que la relation «est bien typé» soit préservée.

Trois lemmes nous sont nécessaires pour prouver cette propriété :

— la congruence de C par rapport aux contextes d’évaluation,

— D'affaiblissement des jugements, qui est standard en HM(X),

— et le lemme de substitution qui sera au cceur des cas de APPLY et LET-IN pour la preuve
de préservation.

Lemme 4.2.10 (Congruence de L)
Si ey T eg, alors Ele;] T Efes]

Démonstration: Par induction sur la structure de E, et application des régles de typage
sur chacun des cas.
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Lemme 4.2.11 (Affaiblissement)
Si ' Ik ¢, alors ¢,T' ke : 7/A implique ¢/,T' Fe: 7/A.

En d’autres mots, un jugement reste valide si on renforce sa contrainte (ce qui affaiblit le
jugement lui-méme).

Démonstration : Par induction sur la dérivation du jugement ¢, ' e: 7/A.

Dans le cas de la régle VAR, on pose C = C; A Cy. Comme le choix de ¢y dans la régle
est arbitraire, on peut la remplacer par ¢’. On obtient ¢’ Acy,T'Fe: 7/A, or ¢ IF C1 ACy,
implique ¢’ IF co et ¢/ Acy = .

Dans le cas de LET-IN, on a C = Cy A Jad.c1. Comme ¢/ A Gy A Cy IF Co A Cy et
qu’on peut supposer ad # £(c’), en renommant au besoin, on peut conclure de méme par
hypothése d’induction en remplagant Cy par ¢’ A Co dans la dérivation.

Les cas restants sont résolus de facon immédiate par hypothése d’induction. |

Lemme 4.2.12 (Substitution)

Sous réserve des hypothéses suivantes :
~ (Co AJad.cy), (T2 : Vad[cy].m) Fe:m/A
— C2/\01,F|—UZ’7'1/A
- %# E(CQ, T, A)

on a (Co AJad.c1), T F{v/z}e : o/A.

Démonstration: On pose I'; = I';z : Vad[c1].mp et ¢ = Cy A Jad.cy. Notre premiére
hypotheése s’écrit de la sorte ¢,I'; e : 79/A. On raisonne par induction sur la dérivation
de ce jugement.

Cas de VAR : on pose e = 2/, et la dérivation est de la forme suivante, avec ¢ = CHACy :

Fx(.%',) = VW[CO].TQ clFm<A
o, Ty ka2’ /A

Sia’ # x,alors {v/x}e = eet I'y(2') = I'(a), on obtient donc le résultat en remplagant
I', par I' dans la dérivation ci-dessus.

Si au contraire z = 2/, {v/z}e = v, et donc par hypothése co A Cq,T' - {v/x}e : 7 /A.

On a de plus [',(x) = VYad[c1].71 = Va/§[Cgl.7e. Par conséquent, 71 et 7 sont égaux
modulo renommage de ad ; on peut effectuer ce renommage de ad en /¢’ dans toutes nos
hypothéses, seule Co A C1,I' = {v/z}e : 71 /A est changée en Co A Co,I' F {v/x}e : 7o/A
(ad sont quantifiées dans les termes ou elles apparaissent dans les autres hypothéses et
notre conclusion).

On peut en outre librement supposer que ad et /6’ sont disjoints. On en déduit,
par EX-CSTR, que Jad.(Cy A Co),T' F {v/z}e : m/A. Comme ad # Cz, on a en outre
I’équivalence EI@.(CQ ACp)=Co A Jad.c1, ce qui nous donne le résultat.

Cas de LET-IN : on pose e = (letz’ = ejines), et la dérivation est de la forme
suivante, avec ¢ = ¢ A Ja/d'.C] -

COANC, T ke i T /A o, Ty 2’ Va8 [c)])7) Feg: /A o/ # L(ch,Ty)
o, Ty leta’ =ejines : mo/A
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On a clairement ¢, A ¢} I ¢, donc, en utilisant le lemme d’affaiblissement sur les
hypothéses et 'hypothése d’induction sur la premiére prémisse, on a ChAC), T+ {v/z}e; :
7' /A.

Siz =a',ona (T2 :Va/'d[ch].7") = (T;2' : Ya/d'[c}].7"), et par conséquent ¢, (T'; 2" :
Yo/ [c}].7') I eg : 7o/ A. Par application de la régle LET-IN, on obtient ainsi ¢, T' F let 2/ =
{v/x}erines : 79/A et par définition de la substitution, ¢,I' - {v/z}(letz’ = ejines) :
To/A.

Supposons maintenant x # 2’. On a alors (T'y;2’ : Vo/0'[¢)].7') = (T2 : Yo/ & [ch].7/;
x : Yad[cy].m1), et par hypothése d’induction, ¢, (T';z’ : Yo/ [c}].7') = {v/z}es : 2/A.
De nouveau, par application de la régle de typage LET-IN, on obtient le jugement C,I" -
letz’ = {v/x}er in{v/x}es : 7o/A, et par conséquent ¢, T {v/z}(letz’ =ejiney) : mo/A.

. A
Cas de DEFFUN : on pose e = funz’ — €, et on obtient, avec 7 = 7] — 75 :

c,(Ty;a’ ) e i /N clFAN<aA

A/
o, Ty Ffuna’ — e 1 7] — 7 /A

On suppose que z’ # x, et utilise la méme manipulation que pour LET-IN : on a
(Dy; 2’ o 7)) = (T2 : 7{;2 : Yad[c1].11), et on peut donc appliquer I’hypothése d’induction
sur la prémisse et obtenir ¢, (I';2’ : 71) F {v/x}e’ : 75. Le résultat suit par application de
DEFFUN.

Stz =2a, Ty’ ) ={2" 7)) et {v/z}(funa’ — €') = funz’ — €/, on conclut
donc par application directe de DEFFUN.

Autres cas : les régles restantes, ne jouant pas sur le contexte I', se résolvent par
induction directe.

Propriété 4.2.13 (Préservation dans notre systéme de types)

Notre systéme de types pour uBSML a la propriété de préservation :

e — ey = e L eg

Démonstration: On suppose e! — €2, et ¢,I' - el : 7/A. 1l s’agit donc de prouver que le
jugement ¢, 't e? : 7/A est valide.

Pour cela, on raisonne par cas sur la régle utilisée pour la réduction e! — 2. On
commencera par étudier les régles de réduction de téte générales, puis les d-régles afin
de prouver la cohérence de nos opérateurs (et en particulier des primitives paralléles), et
enfin les régles de réduction par contexte.

Reégles de réduction de téte

Cas de APP : ¢! = (funz — €) v, €2 = {v/z}e. e! est typé par dérivation suivante :

c,(Tsz:7)Fe:7/A
0 DEFFUN
o,T'Ffunz —e: 7 = 71/A o,l'Fv:7'/A
¢, 'k (funz —e) v:7/A

APP

On conclut par application directe du lemme de substitution, avec ad = ) et ¢ = true.

75
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Cas de LET-IN : e! = letz = vine, ¢ = {v/z}e. e! is typed by the following

derivation :

LET-IN
(coNCy),TFov:7/A (Co AJadcy), (T x :Vad[cy]. ) Fe: /A ad# L(Cy,T)

(Ca AJadcy), T Fletx =vine: 7/A

Les prémisses de la régle nous permettent d’appliquer directement le lemme de sub-
stitution et de conclure.
Cas de IFTHEN et IFELSE
el =ifvtheneelsee
IFTHENELSE
'k v :bool[c]/A F'ke:7[c]/A ke :rlc]/A
I'+ifvtheneelsee’ : 7[c]/A

On peut directement conclure.
o-régles :
Cas de mkpar : le type de mkparv est déduit par ’arbre suivant :

I'(mkpar) = Va[a < /].(int LN o) L apar clFa<l

; VAR
o, T+ mkpar : (int — a) 5 apar/g clhFa=1

; EQT-CSTR
¢, T+ mkpar : (int — 7') £ 7/ par /g

¢,'Fo:int £>T'/g

APP
¢, T+ mkparv : 7/ par /g
ainsi, 7 a ici la forme 7/ par et A = g.

mkpar v se réduit en (vi),. v étant une valeur, on a également C,I' F v : int 4 7'/0.
De plus, a partir de ¢ IF o = 7’ et ¢ IF a<¥, on déduit ¢ IF 7/ </, ce qui nous permet
d’utiliser la régle VECTOR :

o, Thviint 5 7/¢ o Tki:int/e
APP
Vi e P, o, Tkovi:7T/t cl-7'a¢
¢, (v i), : 7’ par /A

VECTOR

La réduction de téte de mkpar préserve donc le type.

Cas de apply : on suit une approche similaire pour les applications partielles et totales,
et on pose C,I" - applyv! : 7/A

['(apply) = Vapg[s<{].(« LN 3) par %a par % 3 par clkmal

7 1 VAR’
¢, 't apply : (11 — 7o) par — 7 par LN par /A

o, T ol (11 AN 7o) par /A

APP
c,T' applyv! : 7 par 95 par /A
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Par souci de clarté, on omet dans la suite les contraintes d’égalité pour effectuer la
substitution correspondante directement en notant la régle VAR’ ce qui correspond & une
combinaison de VAR et EQT-CSTR.

D’aprés la dérivation ci-dessus, 7 a la forme 77 par 9 par. On peut ainsi typer
’application apply v! v? :

C,Fl—applyvl:Tlparimgpar/g o,I'+v?:7mpar/g

APP
¢, I Fapplyv! v? : mypar /g

D’ott I'on déduit que v' et v? sont des vecteurs. On pose par conséquent v! = <vzl>l

and v? = <vl2>l On ne peut typer ces vecteurs que par la régle VECTOR, ce qui nous
donne les types des composantes de v! et v? :

VieP,(c,TFvlim S m/t)  clhn S mat
o, ot (n LTQ) par /A

VECTOR

Vie P,c,TEvl:m/t  clkrm<l
o, Fov?:mpar/g

VECTOR

On peut alors typer la réduction de téte de apply v! v? dans T :

C,I’l—v}:ﬁiﬁ/f o, Do} :m/t
APP
Vi€ P, o, Ik wvlo?:my/t clkmal
o,k (v} v22>2 i Topar/g

VECTOR

Ainsi, la §-regle pour apply préserve le typage.
Cas de proj : on pose C,I' F projv : 7/A. Comme précédemment, v est nécessairement
un vecteur et on peut donc poser v = (v;);

o g . 6 .
['(proj) = Vad.aopar = int — « VAR’ Vie P, (c,IFv:T'/0) cl7'a VECTOR

C,I’I—proj:T’pariintLT’/g c,T'Fwv:7'par/g

APP

¢,I'F projuv : int A>7'//g

Ce qui nous donne le type des v;, & partir duquel on peut typer la réduction de téte
de proj (en utilisant le fait que 7/ < 1F 7/ <A) :

['(nth) = Vadd' [a<d'].ccarray it L c,T'Fp:int/g
cl-7'aA VAR Vie P, (c,T v :7/g)
; g .. A, TR, ARRAY
¢,I'Fnth: 7" array = int — 7'/g ¢, 'k [y]f : 7" array /g

APP

¢, I nth[v;]? : int A, /g
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Cette régle nous permet de prendre des valeurs dans I’espace local pour les replacer
dans I’espace global, en changeant la localité de v;.
Cas de send. On pose ¢,I' - sendv : 7/A, et v = (v;); comme précédemment. Comme

P
les v; sont des tableaux, on écrit v; = [vi ] , en faisant I’hypothése qu’ils ont tous la taille
J

p : cela est vérifié par le seul usage de send, qui est fait dans la définition de put — send
ne faisant pas partie du langage programmeur.

Vi <p,(c,T'F vf 7' /0)

ARRAY
I'(send) = Ya|a </].ccarray par 2> « array par Vi e P,(c,T Fw;: 7 array /£)
cl-7'at , c Ik 7’ array </
; 7 VAR ; VECTOR
¢,I'F send : 7" array par — 7" array par /g ¢,I'Fwv:7 arraypar /g
APP

¢, T sendv : 7/ array par /g

On peut typer la réduction de sendv :

Vi <p,(c,TFol:7'/0)

ARRAY

1P
viep GI'FE M]Z : 7 array /¢ c Ik 7 array </
VECTOR

P
c,I'F <[v§]>’:7’arraypar/g
ilj

Cas de put. On pose ¢,I' - putv : 7/A, v = (v;),

. . )4
T(put) = Yala </].(int 5 o) par % (int = a) par Vie P, (¢, ko int — 7'/0)

. Vi
clF7r'<l clFint = 7' «f
VAR’ VECTOR

¢,I't put : (int 5 ') par L (int LN ') par /g ¢,I'Fov: (int 5 ') par /g

APP

¢, I'F putw : (int 5 ') par /g

On déduit maintenant le type de la réduction de putv depuis le type des v;, I' et Cg.

o, T F v :int 5 7/ /¢
¢, 'k j:int/¢
Vj < p, o, Dkw g7/t
, = ARRAY .
Vi € P, ¢, I'k v jl5 T array /€ ¢ Ik 7"array </
o, '+ <[vZ j]§>l : 7/ array par /g
¢, F send : 7’ array par EN 7/ array par /g
c, T+ send<[vi ]]§’> : 7 array par /g
(2
¢, T F apply (nth), : 7" array par % (int A, ') par /g
¢, I - apply (nth), (send<[vi j]§>) : (int A, 7')par /g
(2

APP

VECTOR

APP

APP

Opérateurs non paralléles. Les cas des opérateurs fst, snd, length, nth sont résolus
trivialement. Le cas de fix est plus intéressant : si I' - fixv : 7/A,
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['(fix) = Vad|a<d].(a LN @) % a clF7aA
. A A VAR A
¢, T'Hfix:(r—>71)—=>71/A ¢,'Fv:T—=71/A

- APP
¢, 'k fixv:7/A

Comme fix ne peut étre introduit dans une expression que par 1'usage de letrec, on a
la garantie que v a la forme funz — e et qu’il ne s’agit pas d’un opérateur. On peut donc

le typer :

¢, (Tyx:7)Fe:m/A

0 DEFFUN
o,T'Ffunz —e:7 = 71/A

La réduction de téte de fix(funx — e) est {fix(funz — ¢e)/x}e. On applique le lemme
de substitution avec ad = () pour conclure.

Reégles de réduction générales

Il nous reste & montrer la propriété pour la réduction par CONTEXT et LOCAL;. Pour
CONTEXT, elle découle directement de la congruence de C. Pour LOCAL; :

LOCAL;
€1 —€ €9

9 [<66 € 1, Egler) €l ... 6;,71>] — E, [<66 o €i_1,Eglea) € q ... 6;,71>]

Vi € P,
E

Soit e = (ef...ei_,Eeler], efyq ... e;_1>. On suppose ¢, ' e: 7/A, et e étant typée
par VECTOR, on déduit ¢,T' F Ey(ey) : 7//€ et ¢ IF 7/ <£. On en déduit, par congruence,
o, ' + Eglea] : 7//¢. Le résultat suit d’une nouvelle application de VECTOR et de la
congruence.

Notons que 'on ne peut typer des vecteurs paralléles emboités par VECTOR : c’est en
accord avec le fait qu’aucune régle de réduction ne permet de réduire de tels vecteurs, qui
seraient de fait des expressions bloquées. |

Progreés
Propriété 4.2.14 (Progrés)

Tout programme bien typé est soit une valeur, soit réductible.

Démonstration: On suppose la localité d’exécution initiale globale. La réduction de tout
sous-terme de ’expression e se fait soit dans un sous-terme global par I'intermédiaire de
CONTEXT, soit dans une composante d’un vecteur paralléle par 'intermédiaire de LOCAL;.

Remarquons tout d’abord que, par induction structurelle triviale sur E, on a préserva-
tion de localité lors du passage au contexte (ce qui justifie existence de deux régles pour
la réduction par contexte global, et & 'intérieur des vecteurs). Ainsi, si on a le jugement
¢, '+ Ele] : 7/A, le jugement de typage de e qui apparaitra dans son arbre de dérivation
sera nécessairement de la forme ¢/, e : 7//A.
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Dans le cas d’une réduction par LOCAL;, le typage du vecteur paralléle est fait par la
régle VECTOR, qui impose & I’élément local d’étre réductible localement (en produisant
Peffet £) : d’apres le lemme de validité des expressions locales, on ne peut avoir de vecteurs
emboités, et donc ces deux régles couvrent tous les contextes de réduction possibles.

On raisonnera par induction sur le type du programme, en envisageant les types ayant
été engendrés par chacune des régles de typage. Toutes les régles qui suivent préservent
la localité, le raisonnement est donc valide aussi bien dans les composantes locales que
globalement.

Les régles VAR et DEFFUN attribuent un type & des termes qui sont directement des
valeurs, le langage étant strict.

Les regles de typage LET-IN et APP supposent que leurs sous-termes sont bien typés :
la régle de réduction par contexte permettant de réduire, pour chacune de ces régles, au
moins I'un des sous-termes en question, I’hypothése d’induction nous permet de conclure
que soit une réduction est possible, soit que le sous-terme est une valeur. Dans ce dernier
cas, I'une des régles de réduction de téte LET-IN, LET-REC ou APP s’applique, ou bien
encore une 6-régle dans le cas de 'application d’un opérateur.

Les d-régles peuvent demander un peu de travail supplémentaire : la plupart d’entre
elles sont applicables quelle que soit la forme de leur argument, mais nth par exemple
peut rechercher un élément en dehors d’un tableau. Ce cas, similaire & une division par
zéro, sera géré dynamiquement par le mécanisme d’exceptions, on peut donc le distinguer
d’une réelle expression bloquée. Il serait néanmoins possible dans notre cas de supprimer
les tableaux vides de notre sémantique, et d’appliquer I’argument de nth modulo la taille
du tableau afin d’obtenir un typage assurant totalement la propriété de progrés. Nous
choisissons de ne pas le faire parce que ce probléme est résolu par le mécanisme d’ex-
ceptions que nous allons introduire d’une part, et que cette astuce ne s’étend pas a un
langage réaliste comportant par exemple la division, d’autre part.

La d-régle concernant I'opérateur fix est particuliére, car elle exige une forme précise

de son argument (le type a LN pourrait correspondre & un opérateur, et fix nécessite une
fonction). Cependant, fix est interdit dans les programmes utilisateur, et son apparition
dans l'expression par I'intermédiaire de let rec respecte la forme demandée, ce qui nous
permet d’éluder le probléme.

Les régles PAIR et ARRAY supposent également leurs sous-termes bien typés, or les
réductions par les régles CONTEXT et LOCAL; permettent de réduire dans chacun de ces
sous-termes. Par le méme raisonnement d’induction, soit une réduction de sous-terme est
possible, soit tous les sous-termes sont des valeurs et le terme final en est une également.

La régle IFTHENELSE suppose son premier sous-terme de type bool. Par conséquent,
soit celui-ci est réductible par contexte, soit c’est une valeur parmi {true, false}. Quelle
que soit cette valeur, il existe une régle de réduction de téte pour réduire I'expression. M

Autres propriétés

D’autres propriétés, plus spécifiques au parallélisme, sont intéressantes a prouver. Elles corres-
pondent aux régles de streté du parallélisme BSML énoncées en début de section : pas d’exécution
locale de primitives, et pas d’emboitement de vecteurs. Le non-emboitement de vecteurs, comme
nous "avons vu, découle directement du lemme de validité des expressions locales. Détaillons un
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peu plus 'exécution locale de primitives :

Démonstration (Pas d’exécution locale de primitives): Ce qu’on appelle exécution
d’une primitive correspond & l'application de I'une des régles de d-réduction de mkpar,
apply, proj, put et send. On prouve donc que, pour un programme bien typé, la réduction
par la regle LOCAL; :

LOCAL;
€1 —€ €9

E, [<66 o egfl,Eg[el],e;H o 6;,71>] — E, [<66 o eéfl,Eg[eQ],e;H . 6;,71>]

peut voir sa prémisse restreinte par une version plus limitée de la réduction de téte,
d’ou les d-régles ci-dessus sont absentes. Il s’agit donc d’une extension de la preuve de la
propriété de progrés a une sémantique plus restrictive.

Par congruence, on peut se limiter au cas ot E, = [-]. Il convient donc de prouver
que pour tout terme bien typé de la forme (efy...e}_;,Ele1], €}, ... e;)_1>, le terme e; est
réductible sans ’aide des §-régles sus-mentionnées ; ou bien, par contraposée, que si e se
réduit par une d-régle d’opérateur paralléle, le terme est mal typé.

Supposons donc que e; soit réduit par 'une des d-régles paralléles : e; est donc une
application d’opérateur de la forme ope, typée par APP :

APP
cThop:m S m/A o Tke:n/A
¢, 'Fope:m/A

Il se trouve que tous les opérateurs paralléles ont une localité latente de ¢, forcant ici
A = g. Or le vecteur en lui-méme est typé par la régle :

VECTOR
Vie P\ {i},(c,T ¢ :7/0) ¢, '+ Eler] : 7/¢ cl-r<t

c, Tk (ey...e; 1, Eled],efq .. e, q):Tpar /A

d’on 'on déduit qu’il existe T, C tels que ¢, T+ Ele;] : 7/¢. Or on vérifie aisément par
structure de E que le contexte préserve la localité. Par préservation de la localité par le
contexte, on en déduit que pour que le vecteur soit typable, il faut que ey ait une localité
£. On vient de voir que ’application d’opérateur paralléle a une localité g, le terme est
donc non typable.

Le systeme de types assure donc bien qu’il est impossible d’exécuter localement des
primitives paralléles. |

4.2.5 Assouplissement du systéme de types

Un assouplissement des contraintes dans ce systéme de types est possible ; nous avons choisi
cette définition car elle est directe et plus claire, mais il n’est pas nécessaire d’imposer la contrainte
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T<A pour tout acceés & une variable de type 7 dans la localité A. Examinons par exemple le
programme :

let z = (0, mkpar(funi — 7)) in mkpar(funi — fst 2)

Ce programme est valable : on n’accede qu’a la premiére composante du couple z, et elle ne
contient pas de vecteur paralléle. Il n’est par contre pas typable dans notre systéme, puisque
I'accés local & z dans le paramétre de mkpar engendre la contrainte 7</, ou 7 est le type de z,
soit int x (int par), cette contrainte étant fausse.

La variante du systéme de types permet d’accepter ce type de programmes (ce qui se généralise
a ’acces local & un champ d’un enregistrement, méme si cet enregistrement contient des champs
non locaux). Pour ce faire, la contrainte de localité est déplacée de la régle VAR a la régle DEFFUN,
et contraint le type de retour de toute fonction locale. Nos primitives paralléles étant construites
de telle sorte que toute exécution locale se fait par application de fonction, en garantissant que
ces fonctions ne renvoient que des valeurs acceptables localement, on s’assure de I'impossibilité
d’obtenir des vecteurs paralléles tout en autorisant I’accés local & toutes les valeurs, quel que soit
leur type.

Les nouvelles régles sont donc :

VAR o DEFFUN
I'(z) = Yad|oa]. T c,e:mbFe:mn/A ClFAdA; A<

Cl/\CQ,Fl—{E:T/A

c,'Ffunz —e:m A>7'2/A1

La fonction identité funi — ¢ impose ainsi la méme contrainte que précédemment, donnant
le schéma de type (si on la suppose définie globalement) Yad[a < 6].ax %, a. La fonction funi — 0
est en revanche typée Vad.a LN unit, sans contrainte, alors que le systéme non assoupli imposerait

la contrainte <.

Nous nous contenterons de notre systéme de types plus direct, en remarquant que la limita-
tion est aisée a contourner (il suffit de projeter globalement le terme comportant des éléments
paralléles, en supprimant ceux-ci). Dans I’exemple précédent, il suffira d’écrire

leta = fst zin mkpar(funi — a)

4.3 Systéme de types pour uBSML™

4.3.1 Problématique

Les références sont non stires vis a vis de BSML : elles ne respectent pas la séparation entre
valeurs locales et globales, comme apercu lors de la preuve de confluence en 3.3.3. Ainsi, le
programme suivant :

let r = ref false in
< r:= ($this$ <> 0) >
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permet & une valeur locale (ici $this$<> 0) de s’«échapper» de son vecteur paralléle pour
devenir une valeur globale. On perd la cohérence répliquée : la valeur de !r 4 'issue du programme
ci-dessus est différente d’un processeur a ’autre.

Le principal probléme résolu dans cette section est donc celui que nous avons décrit en 3.3.3
comme séparation de la mémoire. En catégorisant les références comme locales ou globales, on
peut déterminer si un accés a une référence est valide ou non, et éviter le probléme de fuite ci-
dessus. Plus précisément, ’écriture dans une variable globale est interdite depuis du code exécuté
localement. On montre, en 4.3.5 que cela suffit & assurer la séparation mémoire.

L’autre probléme rencontré consiste a typer fidéelement les communications de références. En

effet, les opérations deref et reref définies en 3.3.2.0 reconstruisent les références a l'intérieur
d’une valeur, et peuvent donc changer leur type et celui de la valeur.

4.3.2 Définitions

uBSML'f ajoute les adresses mémoire aux expressions : celles-ci sont typées 7 ref, ou 7 est
le type de la valeur vers laquelle pointe I'adresse mémoire. Comme les références locales et
répliquées correspondent & des réalités différentes, il nous faut distinguer leurs types en indexant
le constructeur de types ref par la localité de la référence :

T = ...|T refy | glob(7)|loc(7)

Les adresses mémoire [ sont ajoutées aux termes : elles sont gérées par le systéme de ty-
page de la méme fagon que les variables, et on étend en particulier 'environnement I' afin qu’il
puisse associer des types aux adresses mémoire. Les variables de type apparaissant dans le type
des adresses ne peuvent étre généralisées, sans quoi on autoriserait des types incohérents dans
une méme référence par 'opération d’écriture — I' n’associe donc que des types aux adresses
mémoire, par opposition aux schéma de types correspondant aux variables. De plus, il est néces-
saire de s’assurer qu’on ne généralise pas le type d’expressions susceptibles de créer de nouvelles
références. Ce probléme a été largement étudié, et n’est pas spécifique & BSML — la solution gé-
néralement adoptée consiste & limiter la généralisation aux expressions non-expansives, méme si
des approches légérement moins restrictives existent ([Wri92, Gar04]). La régle LET-IN est ainsi
étendue pour traiter les deux cas :

LET-IN
CoANCy, ey Tl/A
Co A Jad.cq, (T2 : Vad[C].m) Fea : 7o/A ad # L(cy,T) €1 non expansive

Ca A 3%.01,1“ Fletx =ejiney :TQ/A

LET-IN-REF
c,I'ke;:m/A ¢, (Tiz:m) b ey:m/A e1 expansive

¢, 'Fletx =ejiney :TQ/A

Les expressions expansives étant les applications de fonctions ou de 'opérateur ref, et toute
expression contenant ce type d’opération autrement que sous une A-abstraction.
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Les transformations effectuées sur les types par reref o deref produisent des modifications
de types : en effet, les références sont re-créées par I'intermédiaire de ref aprés communications,
ce qui leur donne un type ref, ou ref, suivant la localité dans laquelle on se trouve (et non pas
suivant leur localité d’origine). glob et loc sont utilisés pour signifier ces transformations.

Les opérateurs manipulant les références sont typés par :

To(ref) = Yasd|a<d].a > arefs
[o(get) = Vadid2]ae < o). v refs, %2, q

Fo(set) = Vadi0g.cx ref51 é2—> o é1—> unit

ref crée une référence dans la localité courante ; get permet 'accés en lecture quel que soit la
localité (sauf pour les références vers des types non-locaux); le type de set assure qu’on n’écrit
que dans les références indexées par la localité courante. Cela permet d’éviter les écritures locales
dans les références globales, ce qui causerait une perte de la cohérence répliquée.

Les types de nos primitves synchrones doivent eux aussi étre changés pour indiquer I'opération
de recréation des références dans la nouvelle localité :

Lo (proj) = Yad.a par L int LN glob(c)

[o(put) = Va(loc(a) < £].(int LN ) par L (int LN loc(cv)) par

On définit acrefs<aA = a< A : de la sorte il reste possible localement d’accéder aux références
globales.

4.3.3 Communication de références

Les transformations de types glob et loc correspondent a la transformation reref o deref, en
fonction de sa localité d’arrivée; cela reste relativement simple tant qu’on ne considére pas les
types fleches (reref o deref ne nous garantit en effet pas de renvoyer une expression bien typée
si des types fleches arbitraires sont autorisés. Voir la sous-section suivante). reref o deref recrée
toutes les adresses mémoire de I'expression, en les faisant pointer vers des données similaires.
En termes de types, les nouvelles références ont donc le méme type que les anciennes, mais leur
localité est changée.

glob correspond & une ré-instanciation des références dans la localité g, c’est-a-dire apres
proj :

glob(Base) = Base
glob(7 X 13) = glob(71) x glob(7s)
glob (7 array) = glob(7) array
glob(7 refp) = glob(7) ref,,
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glob(glob 7) = glob(7)
glob(loc ) = glob(r)

glob n’est défini que sur les types 7 tels que 7 </, du fait que par construction et validité des
expressions locales, il ne peut étre appliqué que sur de tels types. Ces égalités nous permettent
d’obtenir des classes d’équivalence entre types, que nous caractériserons par leur représentant ou
glob n’est appliqué qu’a des variables.

Cette derniére remarque est valable également pour loc, qui est utilisé pour la ré-instanciation
des références en £, aprés usage de put :

loc(Base) = Base
loc(71 X 19) = loc(7y) X loc(72)
loc(7 array) = loc(7) array
loc(7 refp) = loc(T) ref,
loc(glob 7) = loc(7)

loc(loc7) = loc(T)

4.3.4 Communications, références et types fléches

Notre sémantique nous décrit en détail le comportement des références par rapport aux com-
munications. Intuitivement, le probléme vient de ce que la communication conjointe d’opérateurs
sur ces références, et donc d’effets latents sur des valeurs susceptibles de changer de type (de refy
en ref, par exemple) est beaucoup plus délicate & analyser. Des problémes subtils peuvent en
effet se poser :

< let r = ref false in
fun x — set r (rndbool ()) >

Ce programme définit localement une fonction qui écrit dans une référence locale; cela n’est

pas visible dans le type de cette fonction, qui serait « L unit. Le programme se réduit en
(I — false) (funa — set [ (rndbool ())),. Si on projette cette fonction, la transformation sur les
valeurs locales reref o deref supprime [ et la remplace par une nouvelle référence :

reref o deref ({l — false}, funz — set [ (rndbool()))
= reref (funr — funx — set r (rndbool()), false)
= (funr — funz — set r (rndbool())) (ref false)

Si le programme original est communiqué par proj, la nouvelle référence ref false est instanciée
globalement. La fonction qui en résulte écrit dans cette référence globale, ce qui lui donnerait la
localité latente ¢; mais cette fonction applique également 1’opérateur rndbool, qui n’est valable
que dans la localité ¢ : cette fonction n’est pas correctement typée, et en effet elle casserait
la cohérence répliquée qu’elle soit exécutée localement (en changeant une référence globale sur
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I'un des processeurs) ou qu’elle soit exécutée globalement (en écrivant des valeurs aléatoires
indépendantes dans les composantes du vecteur).

Il nous est donc nécessaire d’introduire une restriction supplémentaire sur la communication
des fonctions ; malheureusement, les types ne contiennent pas suffisamment d’informations pour
permettre de retracer si la localité d’une fonction est due & des utilisations de références ou a
d’autres paramétres. Une analyse statique qui le permettrait dépasserait largement en complexité
ce que nous avons défini jusqu’ici puisqu’elle interdirait toute simplification intermédiaire dans
le typage. Outre cette difficulté technique, il deviendrait délicat de présenter les types de facon
compréhensible au programmeur, et 1’utilité en serait somme toute limitée.

Une restriction raisonnable consisterait & n’autoriser que la projection de fonctions sans ef-
fet, c’est-a-dire n'imposant comme localité ni £ ni ¢g. Cela n’est malheureusement pas réaliste au
niveau du systéme de types, car cette propriété se décrit par «les types fleches inclus dans le
type ont pour localité des variables libres dans le contexte». Cette propriété ne pouvant s’expri-
mer localement dans notre systéme, elle sort du cadre de nos définitions et de nos mécanismes
d’inférence.

Des restrictions plus limitantes restent possibles, mais nous avons opté pour la simplicité,
en nous appuyant pragmatiquement sur le fait que les cas problématiques restent trés limités,
et qu'il est peu fréquent d’utiliser la projection sur les fonctions : les fonctions en question sont
nécessairement locales, et il aurait été plus judicieux d’utiliser put. On choisit donc d’interdire
les types fonctionnels en parameére de la primitive proj, a l'aide de la contrainte (=) : 7(=)
est vérifiée si, et seulement si 7 ne contient aucun type fleche. Le type de proj est ajusté en
conséquence :

To(proj) = Yad|o(=)].a par L int 9, glob(a)

Notons que la problématique deviendrait différente si I’'on voulait ajouter les objets d’OCaml
au langage, cette restriction empéchant toute communication d’objet comportant des méthodes :
dans ce cas, une analyse statique plus fine deviendrait nécessaire.

La primitive put, pour sa part, ne pose pas ces problémes du fait qu’elle ne peut communiquer
que des fonctions locales, et que leur localité n’est donc pas changée. Il nous suffit d’étendre loc :

loc(my AN To) =T AN loc(T2)

4.3.5 Correction

La confluence de la sémantique de puBsML™ a été établie a la condition qu’une propriété de
séparation mémoire soit respectée. Rappelons que cette propriété requiert que l'opérateur set
ne soit appliqué localement que sur des adresses mémoire dont la portée est limitée & la méme
composante locale du vecteur. Commencgons donc par prouver que notre systéme de types assure
cette propriété.

ref

Propriété 4.3.1 (Séparation mémoire pour les programmes pBSML'™ bien typés)

ref

Dans tout programme pBSML'™' bien typé, si 'opérateur set est appliqué a 'adresse mémoire
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[ dans une composante d’un vecteur paralléle, alors | n’apparait que localement, sur le méme
processeur, dans tout le programme.

Démonstration (Séparation mémoire): Une application de set se type de la facon sui-
vante :

C,I‘I—set:TrefAA—lm-A»unit/A' o, Dk 1:Trefy /N
A

N PP
o, D Fsetl:7 = unit/A

L’application locale de set [ implique donc que [ soit typée 7 refy. Un tel résultat peut
étre obtenu par un appel local a 'opérateur ref, ou bien par communication de références.
La construction des vecteurs paralléles nous garantit que [ n’est accessible que localement
par l'intermédiaire de apply, donc & l'intérieur de la méme composante. Dans le cas de
communications par proj ou put, la transformation reref o deref nous garantit que toutes
les adresses mémoire apparaissant aprés communication sont toutes fraiches. On a donc
bien séparation mémoire. |

Nous donnons ici les grandes lignes des preuves de préservation et de progres. Notre typage des
références ne présente pas, hors communications, de différences notables avec les systémes habi-
tuels. Nous nous référons donc a [PRO5| pour la preuve de préservation vis-a-vis des références, en
se reposant sur le critére de non généralisation des expressions expansives. Le non-emboitement
des vecteurs et 'absence d’exécution locale de primitives paralléles sont préservés : les preuves
ne présentent pas de subtilités particulieres dues aux références.

Les communications, étant munies de la transformation reref o deref, recréent a l'arrivée
toutes références utiles & I'aide de ref. glob et loc correspondent bien & 'application de ref o get
sur les références incluses dans le terme, ce qui se montre aisément par induction sur le type du
terme.

4.4 Systéme de types pour yBSML®"

La gestion des exceptions en paralléle n’introduit aucune difficulté particuliere vis-a vis du
typage. Nous supposons, dans notre systéme, défini un type quelconque 7Tey,, toutes les exceptions
adoptant ce type. On peut alors typer les constructions spécifiques :

TRY TRYPAR
o, Tke:7/A ¢, (052 : Texn) F € T/A c,T'ke:7/g C,(T;2 : Texparray) F e’ 1 7/g
o, T Ftryewithz — ¢ : 7/A ¢, T F tryparewithparz — €' : 7/g
FAIL FAILPAR
¢,k e: Texn/A ¢,k e: Texnarray /g
¢, '+ faile : /A ¢, '+ failpare : 7/g

To(raise) = Vad[a <9].Texn % a
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La régle concernant tryparsub est identique a celle de trypar. On suppose, afin d’assurer qu’on
puisse lever des exceptions localement, que Tey, < 2.

Les preuves de cohérence de ce typage s’étendent trivialement a partir des preuves du typage
de uBSML.

4.5 Algorithme d’inférence

Dans HM(X), U'inférence se fait purement par résolution de contraintes : le probléme d’infé-
rence de types se raméne a déterminer s’il existe une contrainte C telle que ¢,I' e : 7/A, pour
I',e,7, A donnés. L’inconnue est ici la contrainte et non pas, comme on pourrait 'attendre, le
type et la localité : en effet, en choisissant pour 7 et A des variables fraiches dans I', I'existence de
C nous donnera l’existence d’une instance pour ces variables, et la contrainte contiendra toutes
les informations nécessaires sur elles.

On doit donc, dans un premier temps, construire un mécanisme de génération d’une contrainte
C qui soit nécessaire et suffisante pour obtenir ¢,I' - e : 7/A. Cette contrainte est aussi la
contrainte la moins spécifique possible garantissant le résultat : toute contrainte ¢’ le garantissant
aussi sera telle que ¢’ IF C.

4.5.1 Génération des contraintes

Le mécanisme de génération de contraintes complet et cohérent que nous décrivons ici nous
fournit une propriété équivalente a la propriété d’existence de schémas de types principaux dans
DM. La cohérence du mécanisme nous assure que la contrainte C générée est suffisante pour
assurer C,I' F e : 7/A, et la complétude, comparable & la principalité des schémas dans DM,
nous assure que la contrainte est la moins spécifique possible.

Certaines contraintes ne nous ont pas été nécessaires pour la définition du systéme de types,
mais doivent étre ajoutées au systéme afin que nous puissions assurer cette propriété :

letz : cinc Introduction de schéma de type
=T Instanciation de schéma de type

Ot =< 7 indique que 7 est une instance du schéma de type associé a x. On utilisera également
la notation o <7 pour signifier, si ¢ = Vad[c].7" avec ad # L(7), la contrainte Jad.(c AT = 7'),
c’est-a-dire que 7 est une instance de o.

La contrainte letx : oincC lie l'identifiant = au schéma de types o a lintérieur de c. Elle
suppose également ’existence d’une instance pour o. Cela donne donc, a l'intérieur de C, le sens
o =T a toute sous-contrainte x <7 ou x apparait libre.

Ces deux contraintes permettent, par rapport & DM, de remplacer I’extension de I’environ-
nement de typage, et la recherche d’une correspondance dans cet environnement.

La contrainte générée pour I',e, 7, A sera notée C(I' - e : 7/A). La génération se fait par
induction sur la structure de e : les nceuds let donnent lieu au déplacement d’une partie de la
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contrainte courante & l'intérieur d’un nouveau schéma de types dans I'environnement, et cette
sous-contrainte est ensuite reprise dans la contrainte courante lors de 'apparition de la variable
concernée — ce qui correspond aux régles de typage LET-IN et VAR. On simplifie ainsi le probléme
en C(e : 7/A) (sans environnement I'), la solution du probléme original découlant de celui-ci par
letT'inC(I' e : 7/A). La génération des contraintes est décrite en figure 4.3.

TAT<A

C(x:7/A
C(funz — e:7/A B0.((let z : ozm(C( ﬁ/é))/\(SQA/\T:Oégﬁ)

)
)
Clerez: 7/A) = Fa.(Cleg : A, 7/A) AClez : a/N))
C(letz =eriney : 7/A) = letx : Va[C(ey : a/A)].acinC(ez : 7/A)
) =
)
)

C((e1,e2) : 7/A) = Faf.(C(er : a/A) ANC(ex : B/A) AT =a x[3)
C(if ethenej elsees : 7/A

C(leil; - T/A

C(e : bool/A) ANC(ey : 7/A) ANC(ez : T/A)
C(n :int/A) A Ja. /\(C ei:af/A) AT = apar)

7

C((ei); : 7/A) = . /\(C cafl) Na<l N T = apar)

F1G. 4.3 — Génération de contraintes

On suppose, dans ces régles, que les variables apparaissant dans le terme droit sont toujours
choisies distinctes et fraiches par rapport au terme gauche; les contraintes obtenues sont de la
sorte égales modulo a-conversion. Ce mécanisme de génération de contrainte est trés proche de
celui proposé dans [PR05], les contraintes de localité s’y ajoutant naturellement.

La premiére équation correspond a l'instanciation d’une variable (régle de typage VAR) : = a
le type 7 dans la localité A si, et seulement si 7 est acceptable dans cette localité, et 7 est une
instance du schéma de type associé a x. Cette derniére contrainte prend son sens lorsqu’on a une
utilisation préalable de let liant = & un schéma de types.

La deuxiéme équation correspond & la régle de typage DEFFUN; elle donne une contrainte
existentielle, c’est-a-dire qu’il sera a la charge du systéme de résolution des contraintes de dé-
terminer les termes correspondant. Elle établit que le terme funx — e aura le type 7 dans la
localité A si, et seulement si on peut trouver de types «, 3 et une localité ¢ tels que 7 ait la

forme a B, que la localité § soit plus locale que A, et qu’on puisse assurer que e ait le type
[ dans la localité § si x a pour type a. Cette derniére condition est assurée par la contrainte
letx : ainC(e : $/0) : il est vraisemblable que e contient des instances de x, qui introduiront
dans la contrainte générée la sous-contrainte x < 7/, forcant & ce moment la cohérence de « et 7'.

La quatriéme regle correspond & la régle de typage LET-IN et revét une importance particu-
liére, puisqu’elle régit la généralisation : elle stipule que le terme letx = e1ines ale type 7 dans la
localité A si, et seulement si, en supposant que x ait un type quelconque tel que C(e; : a/A), on
a la garantie que es a le type 7 dans la localité A. En supposant inductivement que C(e; : a/A)
est une contrainte suffisante et minimale, le schéma de type Ya[C(e; : a/A)].a est de fait un
schéma de type principal pour e;. De la sorte, a est la seule variable de type apparaissant libre
dans C(ep : a/A), et donc la seule ayant besoin d’étre généralisée.
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Les autres régles reprennent nos régles de typage en assurant, d’une part, que leurs prémisses
sont bien respectées en les réécrivant sous forme de contraintes, d’autre part que le format du
type final est correct.

Théoréme 4.5.1 (Correction de la génération de contraintes)
(C(TFe:7/N),I'Fe:T1/A.

Théoréme 4.5.2 (Complétude de la génération de contraintes)

Sic,I'te:7/A, avec C et I sans variables programmeur libres, et I' cohérent dans ¢, alors
clFCITFe:71/A).

Les preuves de ces théorémes sont assez directes depuis la définition du mécanisme de généra-
tion de contraintes, chaque étape de celui-ci établissant une contrainte nécessaire et suffisante. Le
lecteur souhaitant une démonstration plus détaillée pourra se reporter a [PR05], les contraintes
que nous ajoutons n’interférant pas avec les systémes qui y sont décrits.

Extensions

UBSMLS" présentant des régles de typage supplémentaires, nécessite 'adjonction des régles
de génération de contraintes suivantes :

C(tryewithz — ¢’ : 7/A
C(tryparewithparz — €' : 7/A
C(faile : 7/A

C(failpare : 7/A

(e:7/A) Aletx : TexninC(e' : 7/A)

(e:7/g) Netz : TexnarrayinC(e’ : 7/g) AN A =g
= C(e : Texn/A)

(e : Texnarray /A)

uBSML'f ne nécessite pour sa part aucun ajout d’équation, mais ajoute la contrainte (-») au
systéme (en plus des constructions glob et loc).

4.5.2 Reésolution des contraintes

Nous ne décrirons pas ici de solveur de contraintes en détail ; au lieu de ca, nous nous baserons

sur les nombreux travaux existants sur le sujet et en particulier sur la version correspondant &
HM(=) proposée dans [PR05].

En effet, une fois la génération établie, les seules différences entre nos contraintes et celles
pour lesquelles nous disposons d’un mécanisme de résolution sont :

— L’existence de variables de localité.

— L’existence de contraintes de la forme 7<A.

— Pour uBsML'™f, 'existence de contraintes de la forme 7(=).

Les variables de localité, & ce niveau, ont un comportement exactement similaire & celui
des variables de type : de fait, elles peuvent étre considérées comme des variables de types ne
prenant que g ou £ comme valeur. Leur présence n’ajoute ainsi aucune complexité au solveur de
contrainte.
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Les contraintes 7<A et 7(—») ont une structure particuliére et portent uniquement sur la
structure de 7. De fait, nous avons montré lors de leur définition que ces contraintes se propagent
directement dans les sous-termes d’un type, et il nous est ainsi possible de définir une forme
normale ol elles ne s’appliquent qu’a des variables de type. Elles n’ont donc de réle que lors de
l'unification des variables en question, celle-ci pouvant étre rendue invalide (si on tente d’unifier
apar et (3 sous la contrainte 3<¢ par exemple) ou donner lieu & de nouvelles contraintes.

Ainsi, il nous suffit de modifier I'algorithme d’unification des contraintes, dont le role est
de résoudre des équations de typage dénuées d’introduction et d’instanciation de schémas de
type; la partie majeure du solveur est inchangée. De fait, le solveur proposé dans [PR05] propose
une détection des types cycliques, ce qui n’est pas trés différent de notre approche. Lorsque
I’algorithme d’unification est en mesure de rapprocher une variable et un type ou une localité
au sein de la méme classe d’équivalence, toute sous-contrainte < ou (=) qui apparaitrait dans la
contrainte courante et mettrait en cause cette variable subit ainsi la substitution correspondante,
et est immédiatement normalisée :

a=TANa<dA=a=7AT<A
d=ANa<d=6=ANa<A

a=TANa(»)=>a=17AT(»)

Ces régles peuvent étre appliquées aussitdot qu'une nouvelle égalité est formée lors du proces-
sus de résolution, et sont suivies de la réduction du terme de droite, et d’éventuelles nouvelles
applications des régles en chaine.
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Chapitre 5

Implantation et expériences

5.1 Implantation de BSML

BSML est implanté au-dessus du langage OCaml : le langage BSML complet correspond aux
fonctionnalités paralléles de uBsSML ajoutées & OCaml plutdt qu’a un mini-ML. Ainsi, les opéra-
teurs paralléles de BSMT, ont le méme comportement que décrit dans notre sémantique, mais le
langage de base, disponible aussi bien localement qu’en mode répliqué, est beaucoup plus riche.
Le but de notre sémantique n’est pas ici d’étudier le détail d’OCaml, dont les fonctionnalités ont
déja fait le sujet de nombreux travaux : il nous suffira de remarquer que tous les traits fonction-
nels tels que types somme, types énumérés, filtrage par motifs, variants polymorphes, modules,
foncteurs, etc. n'interférent pas avec le parallélisme et que BSML se contente de gérer de fagon
sire l'interaction entre les deux niveaux d’exécution, local et global.

Les traits non fonctionnels qui n’ont pas été traités dans la sémantique, tels que les objets,
sont pour le moment exclus de notre analyse du langage.

Outre I’étendue du langage, sa disponibilité sur une variété de plates-formes est un atout
qui garantit que le code sera réutilisable sur différents types de super-calculateurs. De plus,
OCaml offre un compilateur vers du code natif dont les performances sont comparables & celles
de langages de plus bas niveau tels que C ou C++. Bien que le code produit reste généralement
moins efficace que du code C, OCaml est le meilleur choix de langage fonctionnel possible en
matiére de performances [HFA196] : il est donc naturel de I'utiliser pour notre approche.

La distribution de BSML offre deux versions des primitives :

— la premiére, séquentielle, est en réalité une simulation du parallélisme : elle permet d’inté-
grer simplement BSML au mode interactif d’OCaml (toplevel), de se familiariser avec son
fonctionnement, et de tester de maniére directe du code BSML sur de petits échantillons.
L’objectif de ce mode, comme en OCaml, est de faciliter la programmation en permettant
la visualisation rapide des résultats (y compris les vecteurs paralléles) ;

— la deuxiéme version est réellement paralléle, et permet le déploiement des programmes
sur les architectures de destination. Cette implantation est modulaire : elle repose sur un
module de communication de bas niveau externe, que l'on peut choisir en fonction du
contexte et des bibliothéques disponibles.

Les deux versions partagent bien stir la méme bibliothéque standard, celle-ci ne recourrant pas

au parallélisme de bas niveau. Les outils de compilation fournis avec BSML integrent également le
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pré-traitement nécessaire a la syntaxe alternative, au traitement des exceptions, au filtrage par
motifs et — bien que ce deriner ne soit pas encore entiérement implanté — le systéme de types.

5.1.1 Mode interactif

Il est souvent utile de pouvoir effectuer quelques tests sur des fonctions auxiliaires aussitot
celles-ci programmeées, plutét que de retrouver par la suite l'origine des bogues dans une applica-
tion compléte et complexe, ou éventuellement lancer des séries de tests unitaires sur I’ensemble
du code. L’utilisation du mode interactif permet d’une part la vérification de typage d’OCaml
de facon instantanée et permet & l'utilisateur de vérifier que le type inféré est bien celui qui
I'attendait, d’autre part d’effectuer interactivement des tests pour vérifier le comportement de
son code.

La difficulté de la programmation paralléle ne faisant que renforcer ce besoin, ’existence d’un
mode interactif pour BSML, bien que celui-ci ne comporte aucun parallélisme réel, nous parait
une fonctionnalité trés appréciable, qui est peu répandue (sans étre unique, ce mode étant par
exemple présent dans OcamlP3L [CLPWO08]). La visualisation des vecteurs paralleles se fait de
la fagon suivante :

# let v = mkpar (fun i — float_of inti);
val v : float Bsml.par = < 0., 1., 2., 3. >

Ou le mode interactif a été parametré pour simuler quatre processeurs (ce paramétre est
une option de configuration du mode interactif). En utilisant la syntaxe alternative, il est méme
possible d’obtenir :

# let vV = < sqrt $v8 > ;;
val v' : float Bsml.par =
< 0., 1., 1.41421356237309515, 1.73205080756887719 >

Imaginons qu’on veuille vérifier rapidement le comportement de notre fonction de rééquili-

brage non ordonné de listes paralléles (voir 109) :
# vl;;
val vl : int list Bsml.par =

< [76; 60; 32; 74; 92; 20; 75|, [12; 88; 14], [24; 78], [62; 0; 90; 4; 21; 60] >
# rebalance;;
— :'a list Bsml.par — "a list Bsml.par = <fun>
# rebalance vl;;
— :int list Bsml.par =

< [74; 92; 20; 75], [32; 60; 12; 88; 14], [76; 24; 78; 62], [0; 90; 4; 21; 60] >

5.1.2 Mode paralléle

Afin de pouvoir exécuter les problémes BSML de facon efficace sur des architectures paralléles,
notre langage se base sur différentes bibliothéques de communication. Il est organisé comme suit :

— un foncteur générique prenant en parameétres les modules de configuration, de communica-
tion et d’entrées-sorties, qui fournit les vecteurs paralléles, les primitives BSML et la gestion
des exceptions;
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— des modules sous-jacents au module générique, offrant la gestion des exceptions et la su-
perposition paralléle ;

— des modules de communication basés sur MPI[SG98|, PUB[BJvORO03] ou directement sur
linterface TCP/IP d’OCaml. Ceux-ci permettent la compilation de différentes versions
de BSML. Ces modules fournissent la primitive de bas niveau send qui sera utilisée pour
I'implantation des primitives.

Une instance du programme devra étre lancée sur chaque noeud de la machine paralléle,
et des canaux de communication ouverts : ce role est délégué au module de communication,
puisqu’il est spécifique a chaque bibliothéque et a sa procédure d’initialisation propre. Des outils
annexes permettent la compilation et ’exécution des programmes suivant le choix qui a été
fait : bsmlopt.tcp et bsmlrun.tcp, respectivement, se chargent de la compilation en code natif
et de I'exécution (incluant le déploiement sur la machine paralléle) en utilisant la bibliotheque
TCP/IP OCaml.

Dans le cas de la bibliotheque MPI, par exemple, le module de communication se charge
d’appeller les fonctions en C de la bibliothéque, en particulier MPI _Init(); au cours de chaque
super-étape, les p instances du programme se chargent des calculs répliqués et locaux (ces derniers
correspondant aux primitives asynchrones, traitées dans le module generic sans appel au module
de communication), et I'appel & une primitive synchrone se traduit par une communication
implantée en termes de MPI__Alltoallv(). Le traitement correct des exceptions permet également
de s’assurer que MPI_Finalize() est bien appellé en fin de programme, et que des processus
bloqués ne restent pas en attente sur les nceuds, méme en cas d’erreur.

Notons que — bien que rien ne ’exclue dans notre modéle — notre implantation ne permet pas, &
I’heure actuelle, une exécution réellement efficace sur une machine multi-coeur (et donc & mémoire
partagée). En effet, il reste possible de lancer une instance du programme sur chacun des cceurs,
mais les communications de données nécessiteront une sérialisation et une communication par
I'intermédiaire du systéme d’exploitation. Il serait possible de limiter le probléme en ajoutant un
module de communication utilisant de la mémoire partagée entre processus : les communications
se verraient grandement accélérées.

Pour éviter la sérialisation et les recopies mémoire qu’elle entraine, cependant, il faudrait
pouvoir utiliser des processus légers (threads) au lieu de processus sur chacun des cceurs : le
probléme qui se pose alors au niveau du langage est celui la récupération mémoire concurrente,
probléme qui n’a pas encore été résolu pour notre langage hote OCaml (on envisage néanmoins
une implantation spécifique & BSML, la structure de la mémoire en répliqué/local rendant ce
probléme beaucoup plus simpl).

5.2 Spécificités de 'implantation de la gestion des exceptions pa-
ralléles

5.2.1 Protection des opérations locales

Les opérations locales doivent étre protégées de deux fagons : d’une part, pour éviter que
les exceptions locales ne puissent bloquer 'exécution du processus, d’autre part, pour bloquer
I’exécution locale si une exception a précédemment été levée sur le processeur (les valeurs locales
pouvant étre, dans ce cas, incohérentes). Cela donne, en prenant ’exemple de mkpar :
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let mkpar f = match Exceptions.get proc_state() with
| Exceptions.Fine —
(try Vec (f (Communication.pid())) with
| e — Exceptions.recover exn e; Invalid €)
| Exceptions.Stopped (i,e) — Invalid e

Ce code vérifie ’état du processeur par la fonction Exceptions.get proc state; dans le cas
Fine, le processus est en état de continuer les calculs et renvoie le résultat Vec (f (Communication.
pid())), tout en rattrapant une éventuelle exception levée lors de 'application de f. Dans ce dernier
cas, la fonction recover exn se charge de mettre & jour ’état du processeur et d’éviter d’autres
calculs locaux jusqu’a la fin de la super-étape.

En cas d’échec des calculs, la valeur renvoyée est Invalid e ol e est I’exception levée, au lieu
d’étre un vecteur parallele Vec v. L’état de chaque processeur est stocké dans une référence (pour
chaque super-thread, dans le cas ou la superposition est utilisée).

La sémantique est respectée : une exception locale est rattrapée et mémorisée, permet la
suite des opérations répliquées mais interdit, sur le processeur concerné, de nouvelles opérations
locales. Iimplantation de apply est tout a fait similaire & celle de mkpar.

5.2.2 Communication des exceptions

La communication des exceptions doit permettre une décision globale & partir des informa-
tions distribuées. Ce role est dévoué a la primitive send du module de communication. Cette
primitive est donc typée comme suit :

type (‘ctrl _type, 'a) ctrl_or data =
| Ctrl of 'ctrl _type
| Data of 'a array

val send : (‘ctrl _type,’a) ctrl _or data — (‘ctrl type option array,’a) ctrl _or data

Le paramétre de send a un type somme, Data pour une communication normale de données
ou Ctrl, dans les cas exceptionnels, pour signifier que la communication des données doit étre
abandonnée dés que possible et laisser place & ’échange global des exceptions. Si tous les proces-
seurs appellent send avec une valeur Data, le résultat est donc le Data aprés communications, send
correspondant dans ce cas a la primitive send de la sémantique sur nos tableaux. Si, en revanche,
au moins un des processeurs appelle send avec une valeur Ctrl, 1a valeur de retour contiendra un
tableau d’options, indiquant I’éventuelle exception présente & chacun des processeurs.

Dans I'exemple de 'implantation sur une bibliothéque MPI, la communication est faite en
deux étapes : une premiére étape indiquant la taille des données qui seront échangées et s’il
s’agit d’exceptions ou non, et une seconde qui ne communique donc les données que si aucune
exception n’est présente.

Un probléme purement technique, mais tres délicat, s’est présenté lors de I'implantation de ce
meécanisme : en effet, Objective Caml, dans son implantation actuelle, ne permet pas le «Marshal-
ling» sur les exceptions, c’est-a-dire la sérialisation des données afin de les rendre transmissibles
d’un processeur & un autre. Une parenthése sur I'implantation des exceptions dans OCaml s’im-
pose : les exceptions sont un type somme, mais qui est dynamiquement étendu lors de ’exécution
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afin qu’il soit possible a l'utilisateur de définir autant de nouveaux constructeurs d’exceptions
qu’il le souhaite. Ainsi la déclaration d’'une exception exception E entraine la création d’un nou-
vel identifiant pour le constructeur E, et ce de fagon indépendante & chaque exécution (il s’agit
d’une adresse mémoire allouée) : on ne peut donc pas comparer des éléments de type excep-
tion entre deux processus différents, leurs constructeurs étant liés a une implantation mémoire
donnée.

La solution que nous proposons n’est possible que grace a la structure bien définie de I’exécu-
tion en BSML. Elle repose sur le fait que la définition des exceptions sera faite en mode répliqué,
et donc de la méme facon sur tous les processeurs'?. En utilisant, une nouvelle fois, camlp4,
nous ajoutons donc une exécution de code auxiliaire lors de toute déclaration d’exception. Ce
code va nous permettre, & 'intérieur des mécanismes de BSMI,, de créer une table de toutes les
exceptions déclarées, locale & chaque processeur. Cette table nous permet d’obtenir un identi-
fiant global pour chaque exception, qu’il nous sera possible de communiquer pour ré-obtenir, sur
chaque processeur, I’exception voulue. Les exceptions standard d’OCaml telles que Match _failure
ou Stack overflow sont ajoutées dans cette table & I'initialisation de BSML.

5.2.3 Propagation et rattrapage

Comme indiqué dans la description informelle du systéme d’exceptions, 'implantation est
entiérement construite par-dessus le langage OCaml existant. Les ensembles d’exceptions locales
sont donc traités a 1’aide des mécanismes d’exceptions usuels : comme leur propagation est tout
a fait similaire & celle des exceptions standard, cela est relativement simple.

Dans notre implantation, nous utilisons des listes de couples (pid, exception) pour les en-
sembles d’exceptions ; une précédente version se basait sur les Set d’OCaml, mais la complexité
de traitement était accrue, et le bénéfice en temps inexistant par rapport & la taille usuelle de
cet ensemble (limité par p, qui ne dépasse les 1000 que sur les plus grosses machines paralléles &
I’heure actuelle). Le format de cette liste nous permet de plus d’utiliser directement le mécanisme
de filtrage par motifs paralléle. Par souci de simplicité, nous supposerons dans cette section que
I'utilisateur traite lui-méme cette liste, I'implantation du filtrage paralléle faisant I'objet de sa
propre section.

Nous utilisons donc, de maniére invisible & I'utilisateur, la définition suivante comme véhicule
pour les ensembles d’exceptions :

type locexn = { proc: int; exc: exn }
exception Global exn of locexn list

La structure trypar withpar est ensuite transformée par le pré-processeur en un try with nor-
mal, qui ne rattrape que les exceptions de type Global exn. Comme indiqué dans la sémantique,
une barriére est nécessaire avant le withpar, afin de s’assurer que celui-ci rattrape toute exception
locale levée a ’intérieur du bloc. Cette barriére, de plus, doit étre imposée méme si une exception
globale a été levée :

(x code initial x)
let x = trypar [code] withpar | — [traitement]

121,e seul cas o il est possible de définir une exception «localements» est la syntaxe, un peu particuliére, per-
mettant en OCaml de définir des modules locaux let module = .... Leur usage étant marginal, nous les interdisons
en BSML.
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(x code transformé x)
let x =
try
let ans = [code] in barrier(); ans
with
| Global exn | — [traitement]
| other exn — try barrier(); raise other exn
with Global exn | — [traitement]

Ot nous supposons que barrier() met fin & la super-étape courante. Il est important de consta-
ter que ce code établit au maximum une barriére de synchronisation : si une exception répliquée a
été levée, le traitement sur other exn est nécessairement déclenché, et effectue une barriére, rele-
vant I’exception une fois assuré qu’aucune exception locale n’est en attente. Dans le cas contraire,
soit [code] comportait une barriére et a déja globalisé des exceptions locales, soit la barriére est
effectuée, appelant dans les deux cas le code [traitement] en cas d’exception locale.

Les exceptions locales appartenant aux différents niveaux d’imbrication de trypar withpar,
correspondant & la suite d’états wy, . ..,w, dans la sémantique, sont implantées & ’aide d’indices
de Bruijn : un indice 0 est attribué a toute exception placée dans I’environnement lors d’un
calcul local. Ensuite, toute entrée dans un bloc trypar withpar incrémente cet indice par effet de
bord, indiquant la profondeur relative de ’exception en attente. Une fois ’ensemble d’exceptions
globalisé, seules les exceptions d’indice maximal (donc les plus anciennes) sont propagées, et
elles remontent autant de niveaux d’imbrication de trypar withpar. De la sorte, la sémantique
est respectée et il est garanti que I’exception est rattrapée dans le bloc ou elle a été levée.

Ces opérations sont effectuées par des fonctions cachées de la bibliothéque Bsml,  trypar
et withpar, que le pré-processeur insére automatiquement a l'entrée et & la sortie des blocs
trypar withpar :

let  trypar () = match SthrData.get proc_ state with
| Stopped (depth,e) — SthrData.set proc state (Stopped (depth+1,e))
| Fine — ()

let  withpar exnset =
let depths = (SthrData.get depth of exception) in
let deeper exns = List.filter
(fun e —
depths.(e.proc) < depths.(e.proc) — 1;
depths.(e.proc) >= 0)
exnset
in
SthrData.set last _exnset raised deeper exns;
if deeper _exns = ]
then List.rev_map (fun { proc=p; exc=e } — p,e) exnset
else raise (Global exn deeper exns)

(le module SthrData, qui ne nous est pas utile pour le moment, permet de manipuler des
données locales au super-thread). La fonction _ withpar filtre ’ensemble d’exceptions pour en
retenir les éléments qui ne correspondent pas au niveau d’imbrication courant : s’il y en a,
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I’exception est relevée, dans le cas contraire, on renvoie la liste de couples (processeur, exception),
ce qui correspond au rattrapage d’un ensemble d’exceptions locales.

Un défaut de notre approche utilisant une exception standard Global exn est que cette ex-
ception est visible de 'utilisateur : celui-ci peut la rattraper avec un simple try with, ce qui est en
désaccord avec notre sémantique. Il est donc nécessaire, encore une fois, d’utiliser camlp4 pour la
dissimuler aux yeux de l'utilisateur. On obtient ce résultat en réécrivant les blocs de rattrapage
try with afin qu’ils transmettent automatiquement toute exception Global exn avant tout autre
cas de filtrage. Ainsi,

let x = try [code] with x — [traitement]

devient

let x = try [code] with
| Global exn e — raise (Global exn e)
| x — [traitement]

Un dernier mécanisme, assez complexe et fortement dépendant de I'implantation d’OCaml,
est destiné a afficher les messages d’erreurs clairs lors de la terminaison d’un programme par
exceptions non rattrapées. Nous ne le détaillerons pas ici, mais il est nécessaire, a la terminaison
du programme, d’une part d’effectuer une barriére afin de récupérer d’éventuelles exceptions
locales en attente, d’autre part de détecter une exception Global exn qui serait la cause de cette
terminaison. L’implantation affichera toujours, lorsque le programme se termine, I’ensemble des
exceptions levées et les processeurs concernés.

Une solution plus simple est de considérer tout programme comme inclus dans un bloc
trypar withpar chargé de rattraper et d’afficher toutes les exceptions : notre solution est équiva-
lente & celle-ci du point de vue de 'utilisateur, y compris au niveau de la barriére de synchronisa-
tion finale. Cependant, BSML reposant sur le compilateur d’OCaml et sur camlp4, et notamment
a cause de la programmation modulaire, il n’est pas possible d’implanter le mécanisme de cette
facon. Il en aurait été difféeremment si nous utilisions notre propre compilateur.

5.3 Combinaison d’extensions

5.3.1 pBSML™/en

uBSML'f et uBSMLE™ ont été étudiés en détail dans leurs chapitres respectifs. Cependant,
il convient également d’étudier si leur combinaison ne pose aucun probléme avant de pouvoir
tirer des conclusions sur la streté du langage dans son ensemble. Cette étude atteint cependant
rapidement une complexité tres élevée, c’est pourquoi nous nous contenterons dans cette section
d’étudier de fagon informelle les problemes posés, et d’expliquer la fagon dont ils sont résolus
dans notre implantation.

De méme que les références peuvent créer des «fuites» dans les vecteurs paralléles, elles
peuvent permettre a des valeurs de s’échapper d’un bloc trypar withpar partiellement calculé.
Sans remettre en cause la gestion des exceptions, cela réfute I'argument de sireté qui permet
d’affirmer, dans pBSML'®f, que le mécanisme d’exceptions empéche tout accés a un vecteur par-
tiellement calculé. Par exemple, dans le programme suivant :
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val r : int par ref
let r = ref < $this$ >

val v : int par
let v =
trypar
r=<1/8>;Ir
withpar
| < Division_by zero J/ > —Ir

Une exception est ici levée localement lors de I'affectation de r. Mais le vecteur résultant, étant
enregistré dans la référence globale r, reste accessible aprés ’échec du calcul une fois 1’exception
globalisée et rattrapée. L’état du processeur 0, aprés ce rattrapage, est & nouveau sain, et celui-ci
est donc en mesure d’effectuer des opérations locales. Or, si 'on cherche a accéder au vecteur v
(ou !r) depuis ce processeur, la valeur calculée est absente.

Il pourrait étre tentant de considérer que cette valeur est bien présente et reste la valeur
précédente de Ir locale a ce processeur. Mais cela introduirait une notion d’«affectation partielley,
et laffectaion := est bien écrite en tant qu’opération répliquée : la sémantique locale/répliqué
deviendrait quelque peu obscure. Ce serait, de plus, faire la confusion entre vecteur de références
et référence vers un vecteur : le vecteur considéré dans ’exemple ci-dessus doit se limiter a deux
cas, soit le calcul échoue, soit il aboutit.

Afin de supprimer toute notion de vecteur partiel, I’approche choisie est la suivante : en cas
de calcul local ne pouvant pas retourner de résultat parce qu’'une exception a été levée, le vecteur
paralléle renvoyé mémorise cette exception. Toute tentative d’accés local & ce vecteur par la suite,
détectant ’erreur, reléve la méme exception. Ainsi, le code ci-dessus est valide, mais le vecteur
v résultant est inutilisable : toute tentative d’accés local (par l'intermédiaire d’une primitive
ou d’une section locale) léve a nouveau 'exception Division by zero sur le processeur 0, celle-
ci pouvant étre globalisée, propagée et rattrapée par un trypar withpar comme une nouvelle
exception (elle ne peut plus, cependant, étre rattrapée localement).

Au niveau de la sémantique, cela revient a ajouter ’exception levée & I’élément | des vecteurs
paralléles, et a ajouter a la réduction des primitives le cas correspondant. Un acces & L(e) est
alors transformé en faile. Ce cas excluant toute réduction locale, la confluence n’est pas remise
en cause.

Exemple 5.3.1

Notons que la solution ci-dessus, bien que n’étant utile qu’en présence de références, reste
indépendante de celles-ci. Le résultat qu’on aurait pu souhaiter dans I’exemple ci-dessus
peut étre obtenu a 'aide d’un vecteur de références au lieu d’une référence vers un vecteur.
C’est un moyen d’utiliser les exceptions locales en ne perdant pas les calculs effectués par les
processeurs n’ayant pas levé d’exception (un autre moyen, plus lourd, est de remplacer e par
try Some e with _ — None dans toute section locale)

val r : int ref par
let r = < ref $this$ >

val v : int par
letv =
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trypar
<8 :=1/15%5 > ; < 158 >
withpar
| < Division_by zero J > — < 1$r$ >

L’affectation étant faite localement, et le programme n’utilisant que des références pure-
ment locales, la cohabitation exceptions/références ne pose plus de probléme ici, et le vecteur
renvoyé sera (0,1,0,0,...,0), la valeur n’ayant pas été mise a jour au processeur (.

La diftérence de comportement entre les deux programmes est donc justifiée par la localité
de D'affectation : une affectation locale peut étre différente sur les différents processeurs, une
affectation globale se doit d’étre répliquée.

Une derniére précaution concerne la structure trypar withpar : en effet, en cas d’exception,
celle-ci fait d’une valeur locale une valeur globale. Dans le cas ou ’exception locale levée contien-
drait des références, celles-ci sont transformées de la méme facon que pour proj. La régle de
typage de trypar devient donc la suivante :

TRYPAR
c¢,'kFe:7/g c, (T;x : glob(Texnarray)) F e’ : 7/g

¢, T F tryparewithparz — €' : 7/g

Il nous faut également assurer que la contrainte 7ex, (=) est respectée, ce qui est une restriction
raisonnable.

5.3.2 Implantation de la superposition paralléle

La superposition paralléle pose un probléme technique, car elle ne suit pas un fil d’exécution
linéaire. En effet, les super-threads doivent pouvoir étre interrompus au moment de leur barriére
de synchronisation, et rétablis dans le méme état de leur pile d’exécution au moment de leur
reprise. Le modeéle fonctionnel ne permet pas directement de jouer ainsi avec la pile d’exécution.

Deux solutions existent. La solution actuelle, utilisée dans 'implantation de BSML et que
nous détaillerons ici, utilise les threads du systéme. Une autre solution, qui est en cours d’étude
pour une nouvelle version de BSML, utilise une transformation partielle vers un programme de
style passage de continuations (CPS) [GGO8|, & 'aide d’une analyse de flot monovariante.

Lors de l'utilisation de la primitive super, deux nouveaux threads systéme sont créés. Néan-
moins, afin de préserver le déterminisme du systéme, on souhaite que ces deux threads ne s’exé-
cutent pas de facon concurrente, comme cela se ferait naturellement dans le systéme, mais stric-
tement 'un aprés 'autre, jusqu’a leur premiére barriére. Un ordonnanceur interne & BSML assure
ainsi qu’un seul thread peut étre actif a la fois.

Un arbre binaire des threads présents, partagé, est gardé en mémoire. L’utilisation de super
crée deux fils au noeud courant de 'arbre ; lorsqu’un superthread atteint sa barriére, ses informa-
tions de communication sont mémorisées dans le nceud correspondant, et il se met en sommeil,
laissant la main au suivant.

Cela est fait par la fonction next, qui effectue un parcours des feuilles de I'arbre uniquement, de
la gauche vers la droite. Lorsque toutes les feuilles ont été parcourues, la super-étape généralisée
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peut se terminer et les communications mises en attente ont lieu, puis ’exécution reprend a
la premiére feuille & gauche. Le super-thread parent est réveillé dés que ses deux fils se sont
terminés, et on lui renvoie le couple des valeurs de retour de ses fils, qui ont été mémorisées.

5.3.3 Combinaison avec les traits impératifs

Les super-threads peuvent interférer avec les références, mais grace & I’'ordonnancement sta-
tique leurs accés a celles-ci restent déterministes — c’est d’ailleurs la principale raison qui a poussé
a ce choix [Gav05].

La combinaison des super-threads avec la gestion des exceptions, quant & elle, pose de nom-
breux problémes, d’ordre conceptuel aussi bien que dans 'implantation. En effet, deux super-
threads peuvent lever des exceptions indépendemment, localement ou globalement, se continuer
ou se terminer ; dans chacun de ces cas, il faut déterminer ce qui prendra le pas — mais les excep-
tions locales ne peuvent étre rassemblées qu’a la super-étape suivante, celles-ci n’étant détectées
qu’aprés les communications.

Une multitude de cas délicats peuvent ainsi se produire. A partir du moment oil I'un de ses
fils s’est terminé par une exception, la primitive super doit se terminer en transmettant cette
exception ; dans le cas ol on ne peut avoir que des exceptions répliquées, cela est relativement
simple, et 'ordre d’exécution des threads étant déterministe, on peut rappeller le pére en lui
indiquant ’exception levée, et il se charge de mettre fin & son autre fils avant de relever ’exception.

Dans le cas ol on a également des exceptions locales, cependant, celles-ci ne peuvent étre
détectées immédiatement. Par exemple, dans le cas ou le fils gauche a levé une exception locale,
puis effectué une barriére et ainsi passé la main au fils droit, si ce dernier léve une exception
répliquée, celle-ci étant postérieure & 1’exception locale devrait étre abandonnée au profit de la
premiére. Cela signifie qu’on devrait établir une barriére avant que l'appel a super ne puisse se
terminer, malgré 1’exception répliquée levée par un des fils.

Cela se complique encore si ’on consideére le fait qu'un super-thread peut lever des exceptions
locales puis une exception répliquée durant la méme-super étape, et qu’un super-thread peut aussi
se terminer sans barriére de communication, auquel cas il devrait directement rendre la main a
son pére, mais en lui transmettant d’éventuelles exceptions locales. On pourrait alors se retrouver
avec des ensembles d’exceptions locales comportant plusieurs éléments pour le méme processeur ;
etc.

Voici I'approche employée : lorsque les deux nouveaux threads ont été créés suite a super, le
pére appelle une fonction wait et donne la main a son premier fils. Tant que 1’exécution continue
normalement et qu’aucun des fils ne se termine, le pére ne sera pas exécuté par l’ordonnanceur
puisque celui-ci ne donne la main qu’aux feuilles de ’arbre. Il ne reprendra donc la main que
dans I'un des cas suivants :

— Ses deux fils se sont terminés, normalement ou par une exception répliquée.

— Un de ses fils vient de récupérer un ensemble d’exceptions locales (qui ont donc été levées
a la super-étape précédente).

— Un de ses fils a levé une exception répliquée, et autre fils s’est exécuté une fois depuis (ce
qui lui a laissé la chance de récupérer une exception locale qui aurait été levée auparavant,
chaque super-thread ne s’exécutant qu'une fois par super-étape).
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Notons que, lorsqu’un fils se termine, on le laisse dans ’ordonnanceur pendant une super-
étape supplémentaire si son frére n’est pas terminé, afin que des exceptions locales qu’il aurait
laissées en suspens puissent se propager jusqu’a leur pére. Ce mécanisme a le défaut de pouvoir
causer une super-étape supplémentaire en cas d’exception répliquée, mais il nous garantit que
I’exception qui a été levée la premiére est celle qui est levée, qu’elle soit locale ou répliquée, ce
qui est cohérent avec le reste de notre sémantique sur les exceptions.

Un dernier cas problématique se présente : dans le cas ol la main revient au pére sans que la
cause en soit une exception locale, I’état des processeurs doit étre préservé puisque cela n’implique
pas de barriére, et qu'un des processeurs pourrait ne pas disposer de certains résultats locaux.
Par exemple, le programme suivant :

super (fun () — < 1/$this$ > ) (fun () — raise Exit)

n’effectue aucune communication et laisse le processeur 0 en état d’exception locale. Il est donc
nécessaire que le pére, dans ce cas, hérite de I’état des processeurs de ses fils. Mais on se retrouve
face & un choix dans le cas ou le pére hérite de ses deux fils :

super (fun () — < 1/$this$ > ) (fun () — < if $this$ < 2 then raise Exit > )

Que faire dans ce dernier cas? Généraliser les ensembles d’exceptions pour qu’ils acceptent
potentiellement plusieurs exceptions par processeur augmenterait la complexité du mécanisme
de gestion des exceptions pour une utilité somme toute mineure : on choisit donc dans ce cas de
donner priorité a la premiére exception ayant été levée sur chaque processeur. L’exemple ci-dessus
nous donnera donc l’ensemble {(0 —Division by zero), (1 —Exit)}

5.4 Traits additionels : implantation de la syntaxe alternative et
du filtrage paralléle

5.4.1 Syntaxe alternative

L’implantation de la syntaxe alternative est une simple réécriture des sections locales < >
en code utilisant les primitives. Nous avons choisi d’utiliser les «quotations» de camlp4 pour
intégrer ces sections locales : d’autres approches étaient possibles, mais offraient une syntaxe
moins agréable compte tenu du parseur OCaml. En effet, sans modifier celui-ci, les possibilités
pour définir de nouveaux caractéres délimitant un bloc (tels que les parenthéses) sont limitées.

La transformation procéde comme suit : a I’entrée d’une section locale, une référence est créée
pour contenir la liste de ses paramétres. Lors de I'analyse de son corps, une «antiquotationy,
c’est-a-dire la syntaxe $x$, va donner lieu & un traitement particulier : on crée une variable
fraiche fresh id'® qui va remplacer I’élément $x$, et on ajoute & la liste des paramétres le couple
(fresh_id,x). Dans le cas ou x est un simple identifiant, on vérifie qu’il n’est pas déja dans les
parameétres, et réutilise la variable lui correspondant le cas échéant afin d’éviter d’imbriquer un
apply par instance de la méme variable.

Une fois le corps e de la section locale analysé de la sorte, il suffit de le transformer en
mkpar (fun fresh _id this — e), ou fresh _id this correspond a la variable fraiche qui a été attri-

3simulée par le préfixe  Li, camlpd n’offrant pas de réel mécanisme pour les variables fraiches
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buée a this, puis de I’englober dans des appels & apply par récursivité sur la liste des paramétres.
Cette derniére étape est réalisée par la fonction :

let rec build _apply _loc e explist = match explist with
[I—e
| ex:iexr — <:expr< Bsml.apply $build apply loc e exr$ $ex$ > >

ou la syntaxe <:expr< ... > > permet de construire un noeud de type expression dans ’arbre
de syntaxe. La totalité de cette transformation fait moins d’une centaine de lignes de code :
camlp4 est un outil puissant bien qu’ardu.

5.4.2 Implantation du filtrage paralléle par motifs

Cette section décrit en détail 'implantation du filtrage paralléle par motifs, qui a été décrit
a la section 2.8.

Comme nos autres extensions syntaxiques, celle-ci est implantée a I’aide de Camlp4. L’expres-
sion & filtrer est d’abord projetée en une liste, puis la correspondance de cette liste & chacun des
motifs paralléles est testée de la fagon suivante : on élimine successivement de la liste les éléments
correspondant a chacun des motifs standard apparaissant dans le motif paralléle, concluant a un
échec si aucun élément n’a été trouvé; le motif  absorbe quant a lui la totalité de la liste. Une
fois tous les motifs testés de la sorte, si la liste restante est vide, le motif paralléle correspond a
la valeur. Dans le cas contraire, le motif paralléle suivant est examiné.

La difficulté de I'implantation de ce mécanisme sous forme de réécriture automatique vient du
fait que les motifs paralléles réutilisent, pour la correspondance des éléments du vecteur paralléle,
les motifs OCaml standard : cela est a la fois plus satisfaisant et plus puissant que des motifs
simplifiés que nous aurions pu implanter par ailleurs. Mais notre transformation automatisée
va, devoir construire une fonction qui se charge de faire ce filtrage par motifs standard, et qui
sera appliquée sur la liste a ’aide des opérateurs adéquats. Le probleme est que la liaison des
variables du motif se fera a l'intérieur de cette fonction : la transformation commence par extraire
la liste de ces variables, puis crée une construction let (varl,...,varn) = [filtrage parallele] in [expr]
afin que les variables soient liées comme souhaité (le filtrage paralléle renvoyant des listes dans
le cas de motifs avec étoile).

Présenter ici le code de la transformation, fort complexe et peu lisible, aurait peu d’intérét
ici : on se concentrera sur un exemple simple de transformation. Soit le programme suivant :

val f: 'a option par — ’'a option

let f x = matchpar x withpar
| < Some v at p / (None)* > — Some v
| < > — None

Celui-ci, aprés transformation et ajout de commentaires, devient :

let f x =
(x I'argument initial est d’abord projeté sous forme de liste de paires (pid,valeur) x)
let | = Bsml.proj list pids x

n
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(+ bloc try..with correspondant au motif paralléle < Some v at p |/ (None)x > x)
try

let (v, p, )=
let rec  bsml patt aux acc = (* filtrage pour (Some v at p) *)
function
| xor—

(match x with
| (p, Some v) — (v, p, (List.rev_append acc r))
| x —  bsml patt aux (x ::acc)r)
| [| — raise Bsml.Parmatch nextcase
in __ bsml patt_aux[] _lin
let (_ doesmatch, |) = (x filtrage pour (None)x x)
List.fold right
(fun x (__doesmatch, I) —
match x with
| (_, None) — (true, )
|  — (__doesmatch, (x:: 1))
_ | (false, [])
in
(x on vérifie que toute la liste a été filtrée entiérement,
et applique le resultat (Some v) le cas échéant x)
if not __ doesmatch
then raise Bsml.Parmatch nextcase
else if | <> [] then raise Bsml.Parmatch nextcase else Some v
with
| Bsml.Parmatch nextcase —
(x motif suivant: motif paralléle < > x)
(try
let 1=
inif | <> [] then raise Bsml.Parmatch nextcase else None
(x cas d'échec du filtrage )
with | Bsml.Parmatch nextcase — raise Bsml.Parmatch failure)

On remarque ’emploi de noms de variables préfixés par | destiné & combler une limitation
de Camlp4, qui ne permet pas d’obtenir automatiquement des variables garanties fraiches : faute
de mieux, on interdit ce préfixe dans les noms de variables utilisateur afin d’éviter toute possibilité
de conflits.

Le code transformé a la structure suivante :

1. On utilise la fonction proj list pids pour projeter le vecteur paralléle & filtrer et obtenir
une liste (pid,valeur).

2. Les différents motifs paralléles sont chainés entre eux a 'aide d’exceptions : chaque bloc de
filtrage est placé dans une structure try with, et 1éve I’exception Bsml.Parmatch nextcase en
cas de non correspondance : I'exception rattrapée ameéne au bloc de filtrage correspondant
au motif paralléle suivant, et ainsi de suite jusqu’a correspondance ou échec. Pour le cas
d’échec, un dernier rattrapage d’exception est ajouté et leve 'exception Bsml.Parmatch
failure, similaire a I’exception Match failure d’OCaml.
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3. A Dintérieur de chaque motif paralléle, on construit une fonction pour chaque motif : un
motif sans étoile donne lieu & une fonction de recherche appliquée simplement & la liste
initiale, un motif avec étoile donne lieu & une fonction de filtrage qui sera appliquée a
Paide de List.fold left. Dans un cas comme dans l'autre, la fonction renvoie un n-uplet
comprenant les variables liées par le motif, et la liste des éléments non filtrés restants.

4. Une fois la fin du motif paralléle atteinte, on teste si la totalité de la liste a été filtrée : si
c’est le cas, le motif est validé et I’expression correspondante évaluée dans un contexte com-
portant les variables liées par le motif, sinon 1’exception Bsml.Parmatch nextcase renvoie
au cas suivant.

5.5 Exemple : recherche en profondeur

5.5.1 Algorithme séquentiel

La recherche en profondeur, ou backtracking, est souvent utilisée pour résoudre des problémes
de satisfaction de contraintes : c’est une méthode générique qui consiste, en sous-divisant récursi-
vement ’espace des réponses au probléme, a explorer toutes les possibilités qui sont susceptibles
de conduire & une solution. On n’y a généralement recours que pour résoudre des problémes
NP-difficiles, quand il n’existe pas de solution ad hoc connue.

On représente généralement le backtracking comme une exploration en profondeur de ’espace
des réponses organisé sous forme d’arbre, en coupant toute branche qui ne conduira & coup sir
a aucune réponse. Par exemple, la satisfaisabilité d’une formule logique de n variables booléenes
(probléme SAT) peut s’étudier en décomposant ’ensemble des possibilités en arbre binaire de
profondeur n; un noeud pour lequel les variables fixées permettent de réduire la formule en
fauz permet de couper les branches qui en descendent. Si I'on atteint une feuille, la formule est
satisfaite et le probléme résolu.

De part la nature exponentielle des problémes & résoudre, le backtracking est rapidement trés
coliteux en temps. A titre d’exemple, nous proposons donc ici une implantation générique du
backtracking en BSML. La difficulté consiste & répartir de fagon équitable les noeuds & explorer
entre les différents processeurs et a rééquilibrer quand nécessaire, le facteur de branchement
n’étant pas prévisible dans le cas général.

Pour cet exemple, on suppose le probléme fourni sous forme de la racine de ’arbre et d’une
fonction childs qui teste si un nceud est solution (et léve, si ¢’est le cas, une exception) et renvoie
ses fils sous forme de liste dans le cas contraire. L’utilisation d’une exception permet de rattraper
la solution trouvée trés simplement malgré les niveaux de récursion et nous permettra de montrer
une utilisation de la gestion des exceptions paralléles. C’est un des cas ou 'utilisation d’exceptions
est particuliérement pratique pour le programmeur.

Une solution séquentielle du probléme pourrait s’écrire, trés simplement :

val descend : Problem.t — unit
let rec descend n =
ignore (List.rev__map descend (Problem.childs n))

val backtrack : unit — Problem.t option
let backtrack () =
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try
descend Problem.root; None
with
| Problem.Solution found s — Some s

La fonction descend se charge, par appels récursifs, de 'exploration de I'arbre. Elle ne renvoie
pas de résultat, c’est 'exception levée par la fonction Problem.childs qui s’en chargera le cas
échéant. Nous utilisons la fonction de la bibliothéque standard List.rev__map, équivalente & la
composée de List.rev et List.map, mais qui est récursive terminale et plus performante : pour
notre application, l'ordre d’exploration importe peu.

5.5.2 Version paralléle naive

La version paralléle suit le méme procédé, a la différence que les noeuds seront distribués dans
les composantes d’un vecteur paralléle. Une premiére solution, extrémement naive, pourrait étre :

val backtrack : unit — Problem.t option
let backtrack () =
trypar
let init = select list (Problem.childs Problem.root)
in < descend $init$ > ; None
withpar
| < Problem.Solution found's / > — Some s

Ici, on commence par calculer un ensemble de neeuds initial (en utilisant Problem.childs Prob—
lem.root) que I'on distribue sur les processeurs. La descente est ensuite effectuée de fagon séquen-
tielle sur chaque processeur : quand l'un d’entre eux trouvera une solution, il lévera locale-
ment 'exception Problem.Solution found qui sera rattrapée globalement par la structure trypar
withpar.

Cette approche simpliste a deux principaux défauts : elle n’effectue aucun équilibrage, et
suppose par conséquent que ’ensemble de noceuds initial pourra étre réparti de fagon équitable
sur tous les processeurs, et que les sous-ensembles locaux entraineront une quantité comparable
de calculs. Ce n’est généralement pas le cas, certaines branches étant coupées rapidement ce qui
entrainerait ici le regroupement des calculs sur un seul processeur.

Deuxiéme défaut, le programme est entiérement asynchrone, et fonctionne en une seule super-
étape : suivant notre modeéle d’exceptions, une solution ne pourra étre propagée qu’a la fin de cette
super-étape et donc une fois que tous les processeurs auront fini leurs calculs, La durée sera donc
la méme si un processeur trouve une solution rapidement, et la quasi-totalité de I'arbre aura du
étre explorée dans tous les cas. Notons que ce probléme sera résolu en se chargeant du précédent,
le rééquilibrage nécessitant des barriéres. Cette méthode a le mérite d’une grande simplicité, mais
une méthode plus sérieuse requiert donc d’implanter le parallélisme dans la fonction descend et
non pas uniquement dans backtrack. L’intérét de la récupération globale d’exceptions locales se
révéle alors.
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5.5.3 Version paralléle efficace

Une solution plus avancée consiste donc a découper le calcul en super-étapes, celles-ci effec-
tuant une partie d’exploration suivie d’un rééquilibrage éventuel, qui sera ’occasion de détecter
une solution éventuelle. Ce découpage peut s’effectuer de plusieurs fagons : une des plus simples
consisterait, en conservant un ensemble réparti de nceuds dont les fils n’ont pas encore été ex-
plorés, & autoriser un nombre d’opérations locales maximal pour chaque super-étape.

Notre approche est légérement plus stricte : elle garde les calculs locaux au méme niveau
de profondeur dans ’arbre. Le taux de branchement, bien qu’aléatoire en général, dépend en
effet le plus souvent de la profondeur. En explorant ces niveaux 1'un aprés ’autre, on diminue
les chances d’un écart rapide entre la charge des différents processeurs, et on limite donc les
besoins de rééquilibrage. A chaque super-étape, la machine paralléle va donc explorer une forét
correspondant & des sous-arbres dont les racines forment un sous-ensemble des noceuds de niveau
n dans 'arbre & explorer. Cette super-étape se terminera lorsque tous les descendants de niveau
n' de ces noeuds ont été calculés, ceux-ci étant rééquilibrés et partitionnés, et donnant lieu a
une nouvelle super-étape. Le paramétre nchilds détermine la largeur de la sous-forét explorée &
chaque super-étape par chaque processeur.

val rev_split : 'a list — int — ‘a list — 'a list % 'a list
let rec rev_ split acc n = function
| 1 = ace]
| x::r — if n = 0 then acc,x::r else rev_split (x::acc) (n—1) r

val descend : Problem.t list par — unit
let rec descend nodes = (x récursif sur la profondeur x)
matchpar < List.length $nodes$ > withpar
| < (0)% > — () (x backtracking )
| < (nl)x > —
let nodes, ntot, max_sz = rebalance if needed nodes nl
in explore nodes max sz

val explore : Problem.t list par — int — unit
and explore nodes max_sz = (x récursif sur la largeur x)
let split nodes = < rev_split [] nchld $nodes$ > in
let current_nodes, next nodes = < fst $split _nodes$ > , < snd $split_nodes$ >> in
descend < List.flatten (List.map Problem.childs $current nodes$) > ;
if max_sz — nchld <= 0 then ()
else explore next nodes (max_sz — nchld)

val backtrack : unit — Problem.t option
let backtrack () =
trypar
let init = < if $this$=0 then Problem.childs Problem.root else [] >
in descend init; None
withpar
| < Problem.Solution found's / > — Some s
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L’algorithme comporte deux niveaux de récursivité : la fonction descend en elle-méme est
récursive par rapport & la profondeur de 'arbre, et commence par procéder au rééquilibrage (en
calculant les tailles locales des listes, et par un appel a la fonction rebalance if needed qui prend
la décision de rééquilibrer en fonction de ce résultat, renvoyant dans tout les cas une liste paralléle
distribuée équitablement, ainsi que le nombre total d’éléments et la taille locale maximale). La
fonction explore se charge de ’exploration en largeur : elle sélectionne récursivement une partie
des noeuds disponibles sur chaque processeur a ’aide de split_nodes et procéde sur cette partie
a une exploration en profondeur par descend.

Chacune des deux fonctions retourne () lorsqu’elle n’a plus de nceuds a explorer, laissant
I’appellant reprendre I’exploration, ce qui correspond au «backtrackingy. Le lecteur pourra étre
surpris par le fait qu’on impose une barriére & chaque niveau de descente dans ’arbre : lorsqu’on
applique l'algorithme & un probléme donné, on compose plusieurs fois la fonction childs donnée,
et ce afin d’obtenir un taux de branchement suffisant pour que I’équilibrage puisse se faire. La

fréquence des barriéres peut donc étre ajustée par ce niveau de composition et par le parameétre
nchld.

5.5.4 Reééquilibrage

Il nous reste & définir une fonction capable de rééquilibrer les données. De nombreuses ap-
proches existent ; dans notre cas, la liste est non ordonnée, on se contentera donc de calculer le
nombre d’eléments désirés sur chaque processeur, et de déplacer les éléments excedentaires d’un
processeur i vers le premier processeur «cycliquement & gauche» de i (c’est-a-dire le premier de
la liste [(# — 1) mod p,...,(i —p+ 1) mod p|) ayant un déficit en éléments.

La fonction de rééquilibrage prend en parameétres la liste distribuée v, la liste sizes de longueur
p comportant les tailles locales des listes sur chaque processeur, et la taille totale de la liste
distribuée ntot (la somme de sizes). Le processeur i se verra attribuer, & la fin du rééquilibrage,
(14 1)*ntot/p — ixntot /p éléments. La liste d’associations deltas calcule, pour chaque processeur,
son écart en nombre d’éléments par rapport a la situation finale. La fonction find _dest se charge,
pour un processeur pid en excédent d’eléments, de déterminer comment ces éléments devront étre
répartis sur les autres processeurs : elle est récursive sur la liste des processeurs cycliquement &
gauche de pid, et renvoie une liste d’associations (processeur, nombre d’eléments). Par souci de
simplicité, les éléments non déplacés sont considérés comme envoyés sur leur processeur d’origine,
ce qui ne provoque pas de communications.

val rebalance : ‘a list par — int list — int — ‘a list par
let rebalance v sizes ntot =
let deltas = List.map
(fun (in) — i, n — ((i + 1) * ntot / bsp_p — i % ntot / bsp_p))
(List.combine procs_list sizes) in
let rec find _dest pid size data nlost = function
| (i,x)::r —
let delta = nlost + x in
if delta >= 0 then find _dest pid size data delta r
else if size > — delta then
let d1,d2 = rev_split [| (—delta) data in
(i,d1) :: find _dest pid (size + delta) d2 0 r
else
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let d1,d2 = rev_ split [] size data in
[ (i.d1); (pid.d2) ]
in
let sendto list =
< let left,(i,d)::right = rev_split [] $this$ deltas
in if d>0 then find _dest $this$ d $vd 0 (left @ List.rev right)
else [ $this$, $v§ | >
in let exch = put < fun sendto — try List.assoc sendto $sendto list$
with Not_found — [] >
in < unordered flatten (List.map $exch$ procs_list) >

Les communications ainsi calculées sont ensuite réalisées par un appel a put, et réassemblées
sous forme de liste distribuée par un appel local & unordered flatten (version optimisée, non or-
donnée et récursive terminale de List.flatten). Il nous reste & déterminer un critére de rééquilibrage,
afin d’éviter les communications inutiles. Notre critére est ici nmax — nmin > ntot / bsp_p + 1,
qui produit un rééquilibrage si les écarts entre les quantités de données locales relatifs & la charge
totale sont trop grands, mais en tolérant au minimum un écart de 1 pour les ensembles de petite
taille.

val rebalance if needed : ‘a list par — int list — 'a list par * int x int
let rebalance if needed v sizes =
let nmin,nmax,ntot =
List.fold left (fun (nmin,nmax,ntot) i — min i nmin, max i nmax, i+ntot)
(max_int,0,0) sizes

in
if nmax — nmin <= ntot / bsp_p + 1 then v,ntot,nmax
else
rebalance v sizes ntot,
ntot,

(ntot/bsp _p + if ntot mod bsp p = 0 then 0 else 1)

5.5.5 Résultats

Un exemple amusant, mais néanmoins intéressant d’utilisation de cet algorithme est la ré-
solution d’un probléme de Sudoku. L’engouement international pour ce jeu n’a pas épargné la
communauté scientifique; on trouve en particulier des travaux le ramenant & un probléme SAT
[LOO06], et une variété d’algorithmes de simplification et de résolution. Nous ne nous interesserons
pas ici a la structure interne et aux propriétés mathématiques du probléme, nous appliquant a
en trouver une solution par simple force brute, afin de tester notre algorithme de backtracking.
De ce point de vue, le probléme a la particularité d’avoir un taux de branchement trés variable,
rendant indispensable le rééquilibrage régulier des données.

Un probléme de sudoku de dimension n se compose d’une grille de taille n? sur n? — dé-
composée en n x n sous-grilles de taille n sur n, partiellement remplie de nombres de 1 & n?.
L’objectif est de remplir la totalité de la grille de telle sorte que chaque ligne, chaque colonne
et chaque sous-grille comporte une fois et une seule chaque nombre de 1 & n?. Un probléme est
bien formé si les nombres initiaux assurent qu’il existe une seule solution ; il est minimal si on

ne peut en enlever de donnée sans qu’il perde son caractére bien formé.
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Notre résolution par force brute consiste a essayer, pour chaque case libre, toutes les pos-
sibilités n’aboutissant pas une contradiction directe des contraintes. La fonction childs renvoie
donc, pour une grille donnée, les différentes possibilités de remplissage de la premiére case libre
de cette grille. Le taux de branchement sera ainsi élevé en début de ligne, et faible en fin de ligne,
de colonne ou de sous-grille, rendant 1’équilibrage du calcul difficile.

Accélération

1 1 1 1 1 1 1 1 1 1 1 1 1
12 4 6 8 1012 14 16 18 20 24 28 32 40

Nombre de processeurs

F1a. 5.1 — Vitesse d’exécution pour la résolution d’un sudoku 16 x 16 par backtracking.

La figure 5.1 montre les résultats d’exécution sur la grappe du LACL, composée de 20 pro-
cesseurs dual-core Intel E2180 & 2GHz munis de 2Go de mémoire. Le probléme consistant en une
recherche de solution, son temps d’exécution est trés aléatoire : en effet, cette solution peut étre
trouvée des le début du calcul sur une machine lente alors qu’une machine rapide, lors d’une
exécution donnée, aura & explorer une grande partie de l'espace des réponses et mettra donc
plus de temps. L’approche usuelle serait d’effectuer le test sur un trés grand nombre d’exemples
aléatoires afin de calculer une moyenne, mais dans notre cas, une approche plus économique est
possible : on sait que le probléme ne comporte qu'une solution, et donc que ’espérance statistique
du temps de calcul correspond a I’exploration de la moitié de I’espace des réponses.

Le graphique est donc basé sur le temps mis par le programme pour explorer chaque nceud
de l'arbre, ce qui est proportionnel & ’espérance du temps d’exécution. La valeur en ordonnée
correspond au nombre de nceuds explorés par seconde, mise en rapport avec cette valeur pour une
exécution séquentielle. On constate que, pour un choix judicieux du paramétre n—step, corres-
pondant au nombre de cases que chaque processeur tente de remplir avant de terminer la super-
étape, I'accélération approche de 10 pour 40 processeurs. Ce résultat, sans étre extraordinaire
(Pimplantation naive du probléme de sudoku génére une grande quantité de communications),
nous montre que ’accélération reste plutot stable lorsqu’on augmente le nombre de processeurs
et donc les risques de déséquilibre.
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5.6 Exemple : distribution d’arbre par m-ponts et application a
PPP

Ce deuxiéme exemple est basé sur [MHO06] et nous permettra d’anticiper légérement sur la
section suivante a propos des squelettes. Il se décompose en deux parties, la premiére concernant
une méthode de découpage équilibré d’un arbre entre p processeurs, que nous implantons en BSML.
La seconde utilise ce découpage pour résoudre un probléme de marquage maximal particulier dans
un arbre, le probléme de l'organisation de soirée (Party Planning Problem, que nous abrégerons

ppPDp).

5.6.1 Découpage d’arbre par m-ponts

Dans le cas de la contraction comme dans de nombreux autres, deux critéres sont & prendre
en compte lors de la division d’une structure de données entre les processeurs :

1. La localité : les connexions entre les sous-divisions de la structure doivent étre minimales,
afin de réduire au maximum la quantité de communications nécessaires.

2. L’équilibrage, afin d’utiliser au maximum le parallélisme.

Nous décrivons ici le découpage d'un arbre par m-ponts tel qu’il est utilisé dans [MHO06], tiré
de [Rei93]. Quelques définitions de théorie des graphes sont nécessaires. On suppose m, un entier
strictement supérieur a 1, et inférieur & la taille de arbre considéré ; on note size,(v) la taille du
sous-arbre prenant racine au nceud v.

Définition 5.6.1 (Neud m-critique)

Un nceud interne v est un nceud m-critique si, et seulement si, pour tout nceud v’ fils de v,
on a l'inégalité suivante : [sizey(v)/m]| > [sizep(v')/m].

Définition 5.6.2 (m-pont)

Un m-pont est un ensemble maximal de nceuds qui ne comporte des nceuds m-critiques qu’a
ses extrémités (racine ou feuilles).

Les m-ponts ont un certain nombre de propriétés intéressantes. parmi celles-ci, celles qui nous
intéressent le plus sont les suivantes (voir [Rei93] pour plus de détails) :

1. Si on ne considére pas sa racine, chaque m-pont comporte au plus un nceud m-critique,
que nous appellerons son noeud terminal. Les m-ponts forment donc une structure d’arbre.

2. Un m-pont comporte au maximum m + 1 nceuds.

3. Un arbre de taille N comporte au plus 2N/m — 1 noeuds m-critiques, et, dans le cas d'un
arbre binaire, au moins (N/m — 1)/2.

Sans s’attarder sur les détails, il s’ensuit qu’avec un bon choix de m par rapport au nombre
de processeurs, on a un nombre suffisant de m-ponts pour qu’ils puissent étre répartis de fagon
équitable. Ceux-ci gardent une forte localité, ce qui permet d’appliquer des fonctions de réduction
et d’accumulation (vers le haut ou vers le bas) efficacement sur I’arbre ainsi débité. Ces fonctions
forment des squelettes, et un traitement préliminaire basé sur la programmation dynamique
permet de dériver d’une accumulation sur un arbre un algorithme sur les m-ponts [MHO06] ; nous
reviendrons sur cette approche dans la partie suivante.
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Notre implantation est basée sur des arbres binaires, définis comme suit :

type (‘a,'b) btree =
| BLeaf of 'a
| BNode of ('a,’b) btree *« 'b * ("a,’b) btree
| BTerm of 'b

type (‘a, 'b) m_bridge = (('a, 'b) btree, ('a, 'b) btree) btree

On distingue dans la définition d’un m-pont les feuilles (BLeaf) des nceuds critiques (BTerm).
La reconstitution de ’arbre d’origine a partir de I’arbre de ses m-ponts consiste ainsi, pour chaque
m-pont, a recoller les racines de ses deux fils au niveau de son nceud critique :

val un_m_ bridges : (‘'a, 'b) m_ bridge — (‘a, 'b) btree
let rec un_m_bridges = function
| BLeaf | — |
| BNode (I,BLeaf If,r) — BlLeaf If
| BNode (I,BNode (I',v,r'),r) —
BNode (un_m_ bridges (BNode(l,I',r)), v, un_m_ bridges (BNode(l,r",r)))
| BNode (I,BTerm t,r) — BNode (un_m _bridges |, t, un_m_ bridges r)

Le découpage se fait pour sa part a ’aide de

val m_bridges : int — (‘a,’b) btree — ('a,’b) m_ bridge
let m_bridges mt =
let t' = sizes t in
let ceildiv m n = if m mod n=0 then m / n else 14+m/n in
let rec div = function
| BLeaf (v, ) — Bleaf (BLeaf v)
| BNode (1,(v,s),r) —
let tl = div I and tr = div rin
if s > m x ceildiv (value I) m && s > m x ceildiv (value r) m
then BNode (tl,(BTerm v),tr)
else match tl,tr with
| BLeaf(I1), BLeaf(rl) — BlLeaf(BNode(l1,v,r1))
| BNode(I1, v1, r1), BLeaf(If) — BNode(I1, BNode(v1, v, If), rl)
| BLeaf(If), BNode(l1, v1, r1) — BNode(I1, BNode(lf, v, v1), r1)
in div t’

La répartition des m-ponts peut ensuite se faire sur la machine paralléle : la méthode la plus
simple consiste & convertir ’arbre en liste par parcours gauche, puis a distribuer la liste comme
nous ’avons déja vu.

Parmi les fonctions utiles sur les arbres, citons la réduction, qui calcule en chaque noeud une
valeur dépendant des valeurs obtenues sur ses descendants :

val reduce : ('a— 'b— 'a — 'a) — (‘a, 'b) btree — 'a
let rec reduce k = function

| BLeaf a — a

| BNode(r,b,l) — k (reduce k r) b (reduce k I)
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L’accumulation vers le haut étant 'arbre constitué des résultats intermédiaires de reduce.
L’accumulation vers le bas quant & elle calcule en chaque nceud un résultat dépendant de ses
ancétres :

val dAcc :
(a— 'b— 'a) —
(a— 'b— 'a) —» 'a— ('c, 'b) btree — ('a, 'a) btree

let rec dAcc gl gr ¢ = function
| BLeaf a — Bleaf c
| BNode(l,b,r) —
let I' = dAcc gl gr (gl c b) |
and r' = dAcc gl gr (grcb)r
in BNode(l',c,r")

L’implantation parallele de ces squelettes, s’étendant aux arbres découpés par m-ponts, ne
sera pas détaillée ici. Elle est plus complexe et dépend de fonctions auxiliaires phi et psi; a titre
de simple exemple :

val dAcc_par :
(a— 'b— 'a) —
(a— 'b— 'a)—
(a— 'c— a) —
(b c)—
(‘b—'c)—
(c— c— c)—
'a — ('d, 'b) parallel _btree — ('a, 'a) parallel _btree

let dAcc_par gl gr psid phil phir psiu ¢ (ParTree t) =
let rec floc = function
| BLeaf | — None
| BTerm b — Some (phil b, phir b)
| BNode (I,b,r) — match (floc |, floc r) with
| Some (toL,toR), None — Some (psiu (phil b) toL, psiu (phil b) toR)
| None, Some (toL,toR) — Some (psiu (phir b) toL, psiu (phir b) toR)
| None, None — None
in
(x étape 1 x)
let local res = map_scattered tree floc t in
(x étape 2 x)
let toLR = gather_ tree local res in
(x étape 3 x)
let glo _dacc = dAcc (fun ¢ (Some (l,r)) — psid ¢ ) (fun ¢ (Some (I,r)) — psid c r) c toLR in
(x étape 4 x)
let scatt acc = scatter tree glo dacc in
(x étape 5 x)
let rec loc_upd ¢ = function
| BLeaf | — Bleaf c
| BTerm b — BTerm ¢
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| BNode (I,b,r) — BNode (loc_upd (gl c b) I, ¢, loc_upd (grcb) r)
in
ParTree (zip_scattered tree loc_upd loc_upd scatt acc t)

5.6.2 Application & PPP

PPP, pour Party Planning Problem (probléme de 1'organisation de soirée) est un probléme
de marquage maximum bien connu [Bir01]. Il s’énonce comme suit :

Dans une entreprise hiérarchisée sous forme d’arbre, on souhaite organiser un gala afin de
mettre en avant le potentiel amical des employés. Chaque employé a donc été noté en fonction
de sa faculté a paraitre amical aur yeux des clients; mais afin que [’ambiance ne soit pas trop
tendue, on s’interdit d’inviter a la fois un employé et son supérieur direct. Le but est donc de
mazimiser le potentiel amaical global des invités.

Ce probléme se résout par une accumulation vers le haut suivie d'une accumulation vers
le bas; la figure 5.2 donne les résultats en performance (secondes inverses, s~!) sur un arbre
de 16777215 nceuds, avec un parameétre m de 20000. L’axe des ordonnées n’a pas été gradué en
accélération (qui est le rapport entre la performance paralléle et la performance séquentielle) car,
en raison de la trés grande taille du probléme, on atteint les limites de la mémoire d’une machine
seule, et la performance séquentielle est donc peu représentative. Les tests ont été effectués sur
la grappe de I"’Université de Tokyo, composée de processeurs Xeon & 2.4GHz.
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F1G. 5.2 — Résolution de PPP

Sur cet exemple, ’accélération garde une bonne progression avec un nombre de processeurs
élevé. Comparativement a une implantation trés fortement optimisée, en C++ et basée sur des
structures de données bas niveau [MHO06], la performance est bien stir beaucoup plus faible, mais
le rapport aurait été le méme en comparant ces deux approches sur des applications séquentielles.
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Le résultat important ici est ainsi que 'accélération suit la méme progression avec notre approche
qu’avec I'approche de plus bas niveau.



Chapitre 6

Méthodologie pour le développement
d’algorithmes paralléles certifiés

6.1 Généralités

Un des intéréts de BSML est d’offrir une sémantique formelle, 'un des échelons nécessaires a
I’obtention de programmes certifiés. Dans cette partie, nous détaillons une méthode combinant
différents éléments (squelettes algorithmiques, I’assistant de preuves Coq, ...) et ayant pour but
I'obtention d’algorithmes paralléles certifiés. Nous entendons ici le mot «certifié» dans le sens
mathématique du terme, c’est-a-dire formellement démontré.

La certification correspond & la preuve qu’un programme machine correspond & un cahier
des charges, le programme et le cahier des charges correspondant aux deux niveaux extrémes de
la chaine certifiée. Dans le contexte le plus simple, cette chaine peut se limiter a la compilation
prouvée du programme utilisateur vers du code machine; dans les contextes les plus critiques,
comme le pilotage automatique de transports de personnes, le cahier des charges est une spéci-
fication mathématique de haut niveau et le code machine prouvé est exécuté sur un processeur
dont la fiabilité est analysée statistiquement par des méthodes expérimentales.

Notre but ici n’est pas aussi extréme. Néanmoins, la programmation paralléle est plus dé-
licate, et donc plus sujette a 'erreur humaine, que la programmation séquentielle. De plus, le
cotit du déploiement et du test d’applications massivement paralléles sur des grappes de calcul
peut s’avérer prohibitif ; enfin, et bien que les architectures utilisées dans des contextes critiques
alent généralement quelques générations de retard sur les architectures modernes, on se dirige
aujourd’hui vers le tout-paralléle.

Pourtant, on fait face a un paradoxe, qui veut que performance et certification soient antago-
nistes : 'accumulation d’optimisations ad hoc étant trop complexe, on se limite au plus simple
quand on veut s’assurer de la correction d’'un programme. Le parallélisme, qui lui aussi vise la
performance, ajoute lui-méme un niveau de complexité certain a la programmation et augmente
grandement les possibilités d’erreurs de la part du programmeur, ce qui nous convainc de 1'utilité
d’approches certifiées dans ce domaine. L’expérience menée ici vise & montrer que 1’opposition
streté et performances n’est pas une fatalité, et qu’il est possible avec une approche de haut ni-
veau bien choisie et des outils adaptés d’obtenir de bonnes performances, un algorithme prouvé
et le tout en relativement peu d’efforts une fois la méthode établie.
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Bien siir, cela ne va pas sans certaines restrictions raisonnables : la chaine de preuves ici
n’ira pas jusqu’au processeur. Les niveaux les plus bas de certification pour BSMIL s’appuient
sur [Gav05], ou I’auteur propose plusieurs sémantiques (naturelle, & petits pas et distribuée) a
substitutions explicites, prouve leur équivalence et va jusqu’a prouver la correction d’une ma-
chine virtuelle paralléle. C’est une base solide et raisonnable pour construire notre travail de
certification.

A Tautre extrémité, la spécification de 'algorithme sera fournie de maniére déclarative, sous
une forme définie clairement. Un algorithme séquentiel simple est proposé, et son équivalence
avec l’algorithme BSML prouvée.

Comme pour tout systéme de preuves, il y a des limites et il reste des éléments en lesquels on
devra faire confiance : ces éléments sont ici le prouveur Coq lui-méme, la machine physique bien
sir, ainsi que 'extraction de programmes OCaml et le compilateur OCaml. En ce qui concerne
BSML, l'utilisateur devra encore avoir confiance en son implantation et en la sous-couche de
communications utilisée s’il souhaite bénéficier de I'extraction de programmes.

6.2 Squelettes algorithmiques

6.2.1 Généralités

L’apparition des squelettes algorithmiques vient de deux constatations, la premiére étant que
programmer les détails de 'implantation des algorithmes paralléles est généralement fastidieux,
et la seconde que des motifs de programmation récurrents émergent de ces implantations [Col89,
Col04b]. D’ou l'idée de construire une boite & outils de combinateurs, prenant en charge les
détails du parallélisme, et qui peuvent étre associés entre eux pour implanter des algorithmes de
fagon paralléle.

Ces combinateurs, que 1’on peut considérer comme des primitives de haut niveau, forment les
squelettes algorithmiques. Dans les approches strictes, tout parallélisme est invisible aux yeux
de T'utilisateur et géré de facon interne par les squelettes : 'effort de parallélisation est alors
une réécriture de l'algorithme sous une forme utilisant les squelettes disponibles, par exemple
des opérations de folding, map, etc. Les squelettes ayant pu étre optimisés pour bénéficier au
maximum des possibilités de parallélisation, une réécriture judicieuse donnera une implantation
parallele efficace dans beaucoup de cas.

Les squelettes, de plus, peuvent présenter une interface générique et portable puisque les
programmes ne reposent sur aucune caractéristique matérielle : des implantations optimisées
suivant les particularités de différentes architectures sont du ressort du langage de squelettes.
L’implantation est donc plus simple (d’'un niveau d’abstraction plus élevé), plus portable et
réutilisable, plus performante en général, et, étant plus structurée, peut ouvrir la voie & des
optimisations plus avancées.

Ces optimisations, cependant, peuvent parfois se révéler délicates. Le probléme de la com-
position de squelettes, en particulier, est un sujet de recherche actif [HIT02]. Se pose aussi le
probléme de I’étendue de la bibliothéque de squelettes : il est souvent difficile d’'implanter un
algorithme quelconque sous forme de squelettes, et cela requiert une bonne connaissance de la
bibliothéque de la part de I'utilisateur. Un ensemble «minimal» de squelettes qui permettraient
le meilleur gain de performances possible quelle que soit I’architecture reste encore a définir.
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Ces derniéres années ont vu apparaitre un grand nombre de bibliothéques de squelettes
[CMVT06, CLPW08, FSCL06, BL05, Col04a, Alt07, GSFT07]; mais leur place dans le dévelop-
pement d’applications paralléles reste a faire. Cela est du, principalement, & la perte de généralité
et au besoin de se conformer & une approche inhabituelle pour le programmeur. Les squelettes
se révelent une solution idéale, par exemple, dans le cas du traitement d'un flux de données par
étapes successives (pipelining) mais peuvent parfois se révéler trés contraignants, tout en limitant
les possibilités offertes au programmeur, en matiére de partage des données par exemple.

Les squelettes sont aussi parfois considérés comme les héritiers de 1’échec de la parallélisation
automatique : en demandant a 'utilisateur de suivre une structure particuliére, le compilateur
sera capable de paralléliser de maniére optimale le code, en fonction de 'architecture cible.

Dans les langages de squelettes purs, les squelettes en eux-mémes ont la forme de primitives
particuliéres, qui ne se mélent pas de fagon uniforme au reste du langage. BSML se révéle particu-
lierement adapté a I'implantation de squelettes [GGO08], et permet de définir des squelettes sous
forme de simples fonctions, tout en offrant, s’il en est besoin, un controle manuel du parallélisme
a 'utilisateur par 'intermédiaire des vecteurs paralléles.

6.2.2 Cas d’application

Face & la grande variété de squelettes existants, et aux différentes approches auxquelles ils
correspondent, nous allons devoir restreindre notre étude & une certaine classe de squelettes :
les squelettes de données. Ceux-ci se spécialisent dans 1’étude de structures de données particu-
lieres (arbres [MHO06, Rei93], matrices [EMHTO06], listes [Col93]. . .), par opposition aux squelettes
de structure qui déterminent un schéma d’exécution particulier, et sont plutdt utilisés pour le
traitement de flux (pipeline, farm) [CLPWO0S].

Notre méthodologie, afin d’analyser en détail un cas concret, sera développée sur les squelettes
de listes. La distribution d’une liste ne posant pas de probléme — contrairement & celle d’un arbre,
par exemple — nos exemples se baseront sur une liste distribuée entre les processeurs, & la fagon
de la fonction select list du 2.4.1.

La généralisation de la méthode a d’autres structures de données plus complexes demande
un travail supplémentaire, mais traiter des squelettes de listes nous permettra d’analyser les
difficultés conceptuelles principales.

6.3 Environnement de preuve de programmes BSML

6.3.1 L’assistant de preuves Coq

Coq est un systéme d’aide a la preuve basé sur le Calcul des Constructions Inductives (CCI),
qui est un A-calcul typé dans lequel des types sont des termes comme les autres. Il fournit des
mécanismes pour écrire des définitions et pour faire des preuves formelles.

Le systéme Coq est un programme interactif permettant a 1'utilisateur de construire des
preuves. Cela permet de :

1. Deéfinir des termes, c’est-a-dire les objets (mathématiques) du discours, comme les entiers,
les listes etc., et des propriétés sur ces objets puisque celles-ci sont des types et que types
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et termes ne sont pas différenciés ;

2. Construire des démonstrations de ces propriétés (qui sont également des termes) a aide
d’un langage de tactiques permettant de fabriquer interactivement un terme d’un type
donné;

3. Vérifier les preuves ainsi construites, en demandant au programme de les typer.

Le mécanisme de construction des preuves n’a pas besoin d’étre certifié puisque le noyau du
systeme Coq, c’est-a-dire la fonction de typage vérifie les preuves. Le noyau fait en revanche
Pobjet de certifications et de vérifications [Bar99]. Ajoutons que la représentation concréte des
preuves a d’autres avantages : par exemple, elle rend possible I'écriture d’un vérificateur de type
indépendant de Coq, et elle autorise également ’emploi de toutes sortes d’outils pour engendrer
des preuves que Coq pourra vérifier a posteriori [BC04, Fil03, FM04, FMOT7].

Il n’y a pas d’inférence de type en Coq, celle-ci n’étant pas décidable : cela correspondrait
en effet & un prouveur automatique «universely, ce qui est impossible. Il est cependant laborieux
d’annoter toutes les définitions par des informations de type quand celles-ci semblent pouvoir
étre aisément déduites du contexte. Coq propose donc un mécanisme simple d’inférence, qui,
bien sir, peut échouer. Il fournit également un mécanisme d’arguments implicites et il s’efforce
aussi de les inférer.

Nous nous intéressons donc, dans cette section, au systéme d’aide & la preuve Coq. Nous
n’avons pas pour but de remplacer la documentation accompagnant le systéme. Le lecteur pourra
donc consulter en complément : le tutoriel et le livre [BC04| pour une introduction plus graduelle
ainsi que le manuel de référence!* pour une description formelle et exhaustive de Coq.

6.3.2 Assistant de preuves

L’objectif premier de Coq est d’étre un assistant de preuves, et donc de permettre de forma-
liser le raisonnement mathématique. Prenons un énoncé basique : VA, A = A. Cet énoncé, qui
se lit «pour toute proposition A (c’est-a-dire objet A de type Prop), A implique A», peut étre
directement transcrit dans le systéme Coq comme suit :

Lemma easy: forall A: Prop, A — A.
Proof.

Cette portion de script commence par le nom et ’énoncé de notre lemme, ot Prop est ’ensemble
des propositions logiques. Le systéme entre alors dans son mode interactif qui permet de batir
cette preuve étape par étape. Pour cela, le systéme utilise des directives appelées tactiques.
Celles-ci refletent la structure de la preuve en déduction naturelle. Nous avons donc :

1 subgoal

forall A:Prop, A— A

easy < intros.

'Le manuel de référence ainsi que le tutoriel sont librement téléchargeables & http://coq.inria. fr.
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En entrant la tactique intros (introduire les hypothéses), le systéme affiche 1’état courant du ou
des buts & prouver. Les hypothéses passent au-dessus de la double-barre, le but & prouver reste
en-dessous :

1 subgoal

easy < apply H.
Proof completed.

11 s’agit alors de trouver une preuve de A sous I’hypothése A. La tactique apply H permet d’ap-
pliquer cette hypothése, ce qui termine dans ce cas la preuve. Il ne reste plus qu’a faire vérifier
I’ensemble de la preuve au systéme Coq (vérification des types de tous les sous-termes) a l’aide
du mot-clef Qed, qui enregistrera le lemme easy dans le systéme.

Coq met a la disposition de I'utilisateur une grande variété de tactiques. Ici par exemple,
pour un énoncé aussi simple, les tactiques de recherche automatique telles que auto ou trivial
auraient été suffisantes.

La représentation interne d’une preuve est un A-terme. Le systéme logique sous-jacent &
Coq est le CCI (Calcul des Constructions Inductives) qui est un A-calcul typé ou les énon-
cés exprimables en Coq sont des types du CCI. En application de l'isomorphisme de Curry-
Howard [GLT89], vérifier si t est bien une preuve valide de I’énoncé T consiste & vérifier que
le type T est bien un type légal du A-terme t. C’est ce qui est effectué par le systéme lors de
l'utilisation de Qed. On peut par exemple obtenir la représentation interne du lemme easy a l’aide
de la directive Print :

easy = fun (A:Prop) (H:A) = H
: forall A:Prop, A — A

ot fun x:X => e est la notation Coq pour 'abstraction typée. Celle-ci est 1’effet de la tactique
intro. Quant & apply, son effet est I'utilisation de la variable de contexte H. De fagon générale,
une tactique contribue & construire petit a petit le A-terme CCI de la preuve. Notons que si
I'on connait & 'avance le A-terme complet, on peut le donner directement sous la forme d’une
Definition, ce qui donne :

Definition easy: forall A:Prop, A — A :=
fun (A:Prop) (H:A) = H

La quantification universelle Vx : X, T est appelé produit ou type dépendant, puisque, le plus
souvent, le corps T du produit dépend de la variable x de la téte du produit. Cette quantification
n’étant pas restreinte, le CCI est donc une logique d’ordre supérieur. Notons que la syntaxe
A— B est un sucre syntaxique de Coq pour forall _:A, B.
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6.3.3 Langage de programmation

On peut également, et cela nous sera d’un intérét particulier, aborder Coq depuis l'autre
versant de l'isomorphisme de Curry-Howard : considérer Coq non pas comme un systéme lo-
gique mais plutdét commme un A-calcul, c’est-a-dire un langage de programmation purement
fonctionnel. Par exemple, notre lemme easy devient une fonction d’identité sur les propositions
logiques.

En tant que langage de programmation, il permet la définition de types de données. Les types
en Coq sont définis par induction, par exemple le type des booléens s’obtient par :

Inductive bool:Set := true:bool | false:bool

Cette déclaration crée un nouveau type, nommé bool, ainsi que deux nouveaux constructeurs.
L’annotation Set permet de désigner quel va étre le type du type bool. Set est le type des objets
calculatoires (& la différence de Prop qui est le type des objets logiques). De méme, les entiers de
Peano sont définis de la maniére suivante :

Inductive nat:Set := O: nat | S: nat — nat.

ou O est le zéro et S le successeur d’un nat. Un dernier exemple usuel est celui des listes para-
métriques :

Inductive list (A:Set): Set := nil: list A | cons: A — list A — list A

ou la liste dépend d’un parameétre A. Ce paramétre peut étre fourni en argument lors de I'uti-
lisation de la structure de données, mais Coq est généralement capable de l'inférer d’aprés les
éléments placés dans la liste. Une liste d’entiers a ainsi pour type list nat.

L’entrelacement des parties logiques (des propositions) et des parties purement calculatoires
est possible dans le systéme Coq. Cela permet notamment d’enrichir un terme calculatoire avec
des pré- et post-conditions, ou encore d’utiliser une récursion bien fondée en justifiant la décrois-
sance d’'une mesure & chaque appel récursif.

Outre le besoin d’exprimer la spécification d’une fonction sous la forme de pré- et de post-
conditions, les pré-conditions logiques vont également apporter une solution au probléme de la
définition des fonctions partielles. Considérons, par exemple, une fonction de prédécesseur sur les
entiers naturels pred:nat— nat, qui n’est pas définie quand son argument est nul. On peut alors
exprimer, par une pré-condition logique, le fait que cet argument doit étre non nul si 'on veut
utiliser cette fonction. Le type de pred devient alors forall n:nat, n<>0 — nat. On notera que le
type de 'argument n’est plus un type fléche (un produit anonyme) mais un produit nommé par
n afin de s’y référer dans ’assertion logique. La fonction pred n’est alors plus définie en dehors
du domaine de validité de I'assertion logique. La contre-partie est que l'on doit toujours fournir
une preuve logique de non-nullité & chaque appel & pred.

Combiner pré- et post-conditions spécificie une fonction dans un style a la Hoare [Hoa69].
Ainsi, une fonction de type A— B de pré-condition P et de post-condition Q correspond & la
preuve constructive : Vo : A, (P z) — Jy: B, (Q z y). Ceci est exprimable en Coq a ’aide d’un
type inductif sig :

Inductif sig (A:Set)(P:A— Prop): Set :=
exist: forall x:A, (P x)— (sig A P).
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qui s’écrit également avec un sucre syntaxique {x:A | (P x)}. Une spécification compléte en Coq
de la fonction de prédécesseur entiére s’écrit alors :

Definition pred: forall n:nat, n<>0 — {q:nat | (S q)=n}.

I1 ne reste alors qu’a donner au systéme un A-terme répondant & cette spécification (un A-terme
ayant ce type). On peut le construire a l'aide de tactiques de filtrage par cas comme destruct,
qui énumeérent les constructeurs possibles pour ce type.

Definition pred: forall n:nat, n<>0 — {q:nat | (S q)=n}.
intros.
destruct n.
absurd (0<>0). auto. assumption. (x cas n=0 x)
exists n. reflexivity. (* cas n<>0 %)
Defined.

Le premier but se résout facilement par ’absurde et le second est une trivialité. Nous pouvons
maintenant afficher le A-terme CCI complet de notre fonction :

pred =
fun (n:nat) (H:n <> 0) =
match n as n0 return (n0 <> 0 — {q : nat | S q = n0}) with
|0 =
funHO: 0 <> 0 =
False rec {q : nat | S q = 0}

(let H1 :=
False_ind (0 <> 0)
(let H1 := HO in

(let H2 :=fun _ : 0 = 0 — False = HO (refl _equal 0) in
fun H3: 0 <> 0 = H2 H3) H1) i
(let H2 := fun _ : 0 = 0 — False = HO (refl _equal 0) in
fun H3: 0 <> 0 = H2 H3) H1)
| Sn0 =
fun _ :Sn0<>0=
exist (fun q : nat = S q = S n0) n0 (refl _equal (S n0))
end H
:forall n : nat, n <> 0 — {q:nat|S q=n}

Un dernier exemple montrant la définition d’un lemme un peu plus étendu nous sera utile
dans la suite. La fonction nth est définie dans la bibliothéque Coq standard et a le comportement
suivant ; nth n Ist d renvoie I’élément d’indice n dans la liste Ist si cet indice est valable, d sinon.
Un lemme utile permettant de prouver les égalités de listes s’énonce comme suit :

Lemma nth_equal (11 12: list A):
forall d,
length 11 = length 12 —
(forall n, n < length I1 — nthnlld =nthnl2d) —
11 =12.

La preuve se fait par double induction sur |1 et 12. On omettra dans de nombreux cas le script
de preuve complet des lemmes, propositions et théorémes comme on vient de le faire ici, pour se
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contenter d’exprimer les idées principales guidant la preuve : les scripts sont en général longs et
peu lisibles et surtout, étant construits de maniére interactive, ils présentent peu d’intérét si on
ne peut pas suivre leur éxécution pas & pas dans Coq.

Notons pour finir que Coq permet l'extraction de programmes vers un langage externe
[Let04] : on peut ainsi, a partir d’'un programme en Coq sur lequel des propriétés mathéma-
tiques ont été prouvées, extraire un programme OCaml — ou BSML dans le cas qui nous concerne.
Si I'on reprend un exemple ci-dessus :

Coq < Extraction pred.
(+xx val pred : nat — nat %x)

let pred = function
| O — assert false (* cas absurde *)
| Sn0 — n0

6.3.4 Définition de BSML en Coq

Les preuves se basent sur une définition préalable des primitives BSML en Coq. Cette définition
repose sur des parameétres, nous permettant de nous abstraire de I'implantation problement dite
(une instance simple de ces paramétres, utilisant des listes, nous suffit & prouver leur cohérence).
De précédentes versions de la description de BSML en Coq [Gav03] se basaient sur des axiomes,
et étaient donc moins générales. La spécification décrite ici différe en un certain nombre d’autres
points, comme la définition de I'ensemble des identifiants de processeurs : ces modifications se
sont imposées a 1'usage, et facilitent I'utilisation de ce formalisme dans les preuves.

Afin de ne pas surcharger le manuscrit, seul un apergu du formalisme utilisé est donné :
I’ensemble des définitions et des preuves décrits ici sont disponibles au lecteur & ’adresse http:
//gesbert.fr/coq.

La premiére chose a définir est le paramétre bsp p. Comme celui-ci doit étre strictement
positif, on le définit comme successeur d’un paramétre entier naturel max_pid.

Parameter max_ pid : nat.

Definition bsp p := S max_ pid.
Lemmabsp p gt 0:0 < bsp p.

Proof. unfold bsp_p. auto with arith. Qed.

On définit ensuite ’ensemble des processeurs, dont dépendront les primitives. C’est un sous-
ensemble des entiers naturels :
Definition procs := { pid: nat | pid < bsp_p }.
Definition nat_of proc (p: procs) := let (n, ) := pinn.
Definition proc_of nat (n: nat) (P: n < bsp_p) : procs :=
exist (fun x = x < bsp_p) n P.

Les deux convertisseurs nat_of proc et proc_of nat nous seront utiles par la suite.

Il nous sera utile dans nos preuves de pouvoir utiliser la propriété
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Lemma procs_eq : forall (i j: procs),
nat_of proci = nat_of procj —i=].

c’est-a-dire que deux processeurs ayant le méme pid sont égaux. Nous adoptons pour cela
l’axiome d’indiscernabilité des preuves (proof-irrelevance : ¥V A:Prop, ¥ p q:A, p=q), non contra-
dictoire et largement utilisé dans les développements Coq [BC04]. La preuve de ce lemme ne pose
pas de probleme particulier en utilisant cet axiome.

Le type abstrait des vecteurs paralléles, et ’accesseur att permettant d’en récupérer une
composante sont donnés comme suit :

Parameter Vector : Set — Set.
Parameter att : forall A: Set, Vector A — forall i: procs, A.

att nous permettra de spécifier les propriétés locales de nos opérateurs paralléles. Afin de
pouvoir prouver ’égalité de vecteurs, on suppose également donnée la caractérisation suivante,
qui spécifie simplement que deux vecteurs dont toutes les composantes sont égales sont égaux :

Parameter vec equal : forall (A: Set) (v v': Vector A),
(forall (i: procs), att Avi=att Av' i) - v=v'"

Tous les éléments sont posés pour la définition de nos primitives; on ne donne aucune spé-
cification ici sur la forme des vecteurs ou des calculs, mais on précise les propriétés que doivent
assurer chacune des primitives :

Variable A : Set.

Parameter mkpar_p : forall f: procs — A,
{ X: Vector A | forall i: procs, att X i =fi }.

Parameter apply p : forall (B: Set) (vf: Vector (A — B)) (vx: Vector A),
{ X: Vector B | forall i: procs, att X i = (att vf i) (att vx i) }.

Parameter put_p : forall (vf: Vector (procs — A)),
{ X: Vector (procs — A) | forall i: procs, att X i = fun j = att vf i }.

Parameter proj p : forall (v: Vector A),
{ X: procs — A | forall i: procs, X i = att vi }.

En prenant I’exemple de mkpar, le paramétre mkpar_p devra fournir, pour toute fonction
des processeurs vers un ensemble A, un vecteur X ainsi qu'une preuve de la propriété att X i = f i
pour tout processeur i. Cette propriété correspond & notre définition sémantique de mkpar : on
pourra ainsi 'utiliser dans les preuves, tout en restant abstrait par rapport & son implantation.

De ces paramétres, on extrait trivialement les primitives ainsi que leurs propriétés de réduc-
tions. Ils seront ainsi sous une forme directement utilisable. Dans le cas de mkpar (les autres
sont similaires) :

Definition mkpar (f: procs — A) := let (x,p) := mkpar_p fin x.

Lemma mkpar_def (f: procs — A) : forall i procs, att (mkpar f) i = fi.
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Proof.
intros. unfold mkpar. destruct (mkpar_p f). apply e.
Qed.

Enfin, on peut simplifier la réécriture de programmes utilisant nos primitives a l'aide de

Hint Rewrite mkpar_def apply def put def proj def : bsml def.

Des versions de nos primitives utilisables directement avec le type nat plutdét que procs sont
également fournies. Il est en particulier souvent plus aisé de fournir une fonction sur nat quand
on utilise mkpar.

Exemples

Il est trés simple, a l'aide de ces outils, de prouver la dualité de proj et mkpar.

Lemma proj mkpar:

forall (i:procs) (f:procs — A), proj (mkpar f) i = fi.
Proof.

intros.

autorewrite with bsml _def.

reflexivity.

Qed.

L’égalité est ici donnée «pour tout i», ol ¢ est un processeur valide : on a en effet pas 1’égalité
des fonctions & proprement parler!®, I'une mettant en particulier en ceuvre le parallélisme. Ce
qui nous intéresse est de toute maniére de pouvoir prouver ’égalité des résultats.

En revanche, 1’égalité des vecteurs nous est fournie par le paramétre vec_equal :

Lemma mkpar_ proj: forall (v: Vector A), mkpar (proj v) = v.
Proof.

intros.

apply vec_equal. intro.

autorewrite with bsml def.

reflexivity.

Qed.

Existence d’une instance des paramétres

Bien sir, la validité de ces définitions est dépendante de I’existence de parameétres satisfaisant
ces conditions. On propose par exemple des listes de taille fixe :

Definition Vector A := { I: list A | length | = bsp_p }.

Definition att : Vector A — forall i: procs, A.
intros v i.

153 moins de supposer I’ «extensionalités fonctionnelle, considérée comme cohérente dans Coq mais non sans
conséquences, en particulier sur I'extraction de programmes [Hof95, Our05]. Nous nous en dispenserons ici.
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destruct v as (I,HI).
refine (nth (nat_of proci) | ).
destruct |.
absurd _hyp HI. unfold bsp p. auto with arith. assumption.
exact a.
Defined.

Notre définition de att correspond simplement & la fonction nth sur les listes ; la preuve sépare
la liste | de la propriété sur sa longueur HI. La fin dé-construit la liste | en s’appuyant sur le fait
qu’elle a au moins un élément (bsp _p > 0), afin de fournir une valeur par défaut a nth.

Nous prouvons également la propriété vec equal en nous basant sur le lemme nth equal et
sur proof _irrelevance.

Il est ensuite relativement simple de définir les primitives paralléles, par exemple, pour mkpar :

Definition mkpar (f: procs — A) : Vector A.
intro f.
refine (vec_of list (map f procs_list) ).
rewrite map_ length.
apply procs_list _length.

Defined.

La preuve ici concerne la longueur de la liste renvoyée, afin d’en faire un vecteur. La preuve
de la propriété requise par mkpar_p, que nous omettons ici, est plus longue mais ne présente
aucune difficulté particuliére.

Cette instanciation de nos paramétres ne sera pas utilisée dans la suite : elle assure juste que
notre théorie est cohérente. Les programmes extraits de coq utiliseront les primitives abstraites
mkpar, apply, proj et put qui correspondront & notre implantation concréte (et parallele) du
langage.

6.4 Méthodologie

A partir des éléments préliminaires que nous avons décrits, il devient possible d’implanter des
squelettes certifiés en BSML : ceux-ci fournissent une base idéale pour la preuve d’applications
paralléles. En effet, depuis le programme utilisateur, les squelettes sont spécifiés en Coq en tant
que combinateurs mathématiques ne laissant pas apparaitre le parallélisme sous-jacent & leur
implantation. La preuve de ce programme en Coq est alors de la méme complexité que la preuve
d’un programme séquentiel habituel utilisant ces opérations.

En utilisant des méthodes d’algorithmique constructive telles que celles développées dans
[HIT97], cette approche peut étre rendue encore plus haut niveau et il nous devient possible de
masquer toute la complexité des preuves techniques a l'utilisateur. En effet, il s’avére qu’il est
souvent délicat d’utiliser les squelettes de structure de facon directe depuis un programme, ceux-
ci nécessitant parfois le calcul de fonctions auxiliaires afin de gérer le découpage des données :
c’est le cas de ’exemple des m-ponts donné en 5.6.

L’algorithmique constructive permet justement de dériver ces fonctions depuis une spécifica-
tion initiale du probléme, liée & la structure de données concernée, et de définition mathématique
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beaucoup plus simple. Bien qu’on y perde en généralité, 'usage en est beaucoup plus simple, et
Iefficacité de 'implantation garantie. Le développement se déroule comme suit :

1. L’utilisateur écrit une spécification de son algorithme, basée sur des opérations dont 'ex-
pression mathématique est simple.

2. Un algorithme utilisant les squelettes correspondants est dérivé de cette spécification.

3. Ces mémes squelettes sont implantés en BSML, ce qui nous fournit une implantation de
I’algorithme d’origine.

Le mérite de cette approche est qu’elle étre prouvée de haut en bas, de maniére semi-
automatique (ici en Coq) : la transformation initiale depuis la spécification peut étre prouvée,
et 'implantation des squelettes également — toute propriété que 1'utilisateur aura prouvée sur la
spécification d’origine est alors garantie dans "implantation finale, paralléle et optimisée.

Dans le chapitre suivant, nous nous attacherons & montrer une application de cette métho-
dologie dans le cadre de squelettes sur les listes, en fournissant la théorie sous-jacente et de
nombreux exemples.



Chapitre 7

Cas d’application : le squelette BH

Le squelette BH a été concu pour former la passerelle idéale entre opérations sur les listes,
basées sur les homomorphismes, et calcul BSP sur une liste distribuée. Aprés avoir établi un
premier exemple, qui sera développé au fil du chapitre, nous allons définir les propriétés de ce
squelette et montrer comment la méthodologie que nous avons énoncée peut étre appliquée de
facon semi-automatique. Comme pour le chapitre précédent, les développements formels peuvent
étre téléchargés & l'adresse http://gesbert.fr/coq/.

7.1 Exemple : construction de tours

On développera dans la suite des exemples basés sur le probléme de construction de tours,
une variante du probléme des lignes de vues [BHST94]. Dans ce probléme, on suppose données
les hauteurs de points le long d’une ligne droite sous la forme d’une liste.

[(ml, hl), ey (,IZ', hl), ey (mn, hn)]

Les x;, qu’on suppose ordonnés, correspondent & l’abscisse des points sur la ligne, les h; &
’altitude correspondante. Deux points particuliers, L = (z1,hr) et R = (zg, hg) sont donnés a
gauche et & droite de cette liste (c’est-a-dire que z; < 1 et x, < xr). Le probléme consiste &
déterminer, parmi les points de la liste, ceux ou la construction d’'une tour de hauteur A donnée
permettrait d’apercevoir a la fois L et R.

xnr—l xrn TR
Fi1c. 7.1 — Probléme de construction de tour
Un point (z;, h;) est visible depuis L et R si aucun des points intermédiaires ne fait obstacle :

129
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hy — i - oy — i —
k< i, % hL<h+h hr, Vk>z,hk hR<h+h hr
T — X, Ty — X[, TR — Tk TR — X;

Une solution non paralléle simple consiste & tester pour chaque point si ces conditions sont
validées. Cela nous donne une spécification claire et relativement simple. Ce n’est pas le cas du
programme paralléle BSML suivant, permettant de résoudre le probléme & partir des coordonnées
sous forme de liste distribuée lv :

val procs_left : int list par
let procs left = < sequence 0 ($this$ — 1) >

val procs_right : int list par
let procs_right = < sequence ($this$ + 1) (bsp p — 1) >

val bsml_towers :
float x float — (float x float) list par — float x float — float — bool list par

let bsml _towers (xI,hl) Iv (xr,hr) htower =
let tan_| (x,h) = (h —. hl) /. (x —. xI) in
let tan_r (x,h) = (h —. hr) /. (xr —. x) in
let maxtans | =
< fold_left (fun (m,acc) p — let m = max (tan_| p) min m, m :: acc)
(neg_infinity,[]) $Iv§ > in
let maxtans _r =
< fold _right (fun p (m,acc) — let m = max (tan_r p) m in m, m :: acc)
$Iv$ (neg_infinity,[]) > in
let maxtan _|,maxtanlist | = < fst $maxtans_1$ > , < rev (snd $maxtans 1$) > in
let maxtan _r,maxtanlist r = < fst $maxtans_r$ > , < snd $maxtans_r$ >
in
let comms = put < fun dest — if dest < $this$ then $maxtan r$
else if dest > $this$ then $maxtan I$
else 0. >
in
let maxl = < fold _left (fun acc j — max acc ($comms$ j)) neg infinity $procs left$ > in
let maxr = < fold _left (fun acc j — max acc ($comms$ j)) neg infinity $procs right$ >
in
< map3 (fun tan_| (x,h) tan_r — (h +. htower —. hl)
&& (h +. htower —. hr)
$maxtanlist 1% $Iv® $maxtanlist r$ >

(x —. xl) > max tan_| $maxI$
(xr —. x) > max tan_r $maxr9)

/.
/.

Le programme procéde en calculant localement la tangente maximale par rapport & L et R
pour chaque sous-liste, en échangeant ces résultats puis en rassemblant, sur chaque processeur, le
maximum & gauche et a droite afin de terminer le calcul localement. Il renvoie une liste distribuée
de booléens ayant la méme structure que la liste initiale.

Il est difficile & premiére vue de s’assurer de la correction de ce programme, ne serait-ce
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que d’un point de vue algorithmique : c’est une raison supplémentaire qui justifie une approche
certifiée.

7.2 Homomorphismes

Les homomorphismes jouent un roéle particulier par rapport au parallélisme, spécialement
en ce qui concerne les squelettes : ils offrent en effet une structure générale qui permet de les
paralléliser naturellement, et regroupent nombre d’opérations usuelles. Si on a un type 7 muni
d’un opérateur de composition -+, on peut en effet calculer le résultat de ’homomorphisme sur
une composition a partir de ses résultats sur les éléments initiaux : en matiére de parallélisme,
on peut donc obtenir le résultat global a partir de résultats préliminaires locaux.

Si ’on choisit les listes comme structure de données, exemple que nous allons développer dans
la suite, les homomorphismes se définissent de la fagon suivante, ou 4+ est la concaténation de
listes :

Définition 7.2.1 (Homomorphisme de listes)

La fonction h est un homomorphisme de listes s’il existe une fonction f et un opérateur
associatif ® tels que :

hilal = fa
h(z++y) = h(z) © h(y)

f et ® sont suffisants pour définir ’homomorphisme. On notera (f, ®|) pour désigner un tel
homomorphisme. Une conséquence de cette définition est que h appliqué a la liste vide est une
unité pour opérateur ® — nous noterons 1g. En effet, d’aprés la deuxiéme équation,

W) = h([] ++2) = I([]) © h(z) = h(z ++[]) = h(z) © h([])

map et reduce sont probablement les homomorphismes de listes les plus couramment utilisés
en programmation :
— map [ est purement locale et se définit comme (f, ++). map f[z1,..., 2, = [f21,..., [ Tp]
— reduce (®) pour sa part peut se définir comme (id,®) (ou id est 'identité) — c’est un
équivalent de fold qui n’impose pas 'ordre de réduction, et donc destiné aux opérateurs
associatifs. fold (®) [z1,...,2,] =21 © ... Oz,
Il est ainsi possible de définir tout homomorphisme (f, ®) sous la forme d’une composition (reduce
®)o(map f), c’est-a-dire de séparer le calcul de f et de ® en deux phases entiérement distinctes.

Les homomorphismes, en tant que tels, restent trop simples pour représenter une variété
réellement intéressante de fonctions, mais il est assez facile de les étendre pour y remédier en
conservant leurs propriétés majeures. Les quasi-homomorphismes [Col93| construisent des fonc-
tions renvoyant des tuples qui peuvent étre utilisées comme homomorphismes, et ajoutent une
opération simple de projection pour extraire le résultat final.

Exemple 7.2.2 (mss)

Le probléeme du segment de somme maximum (mss), consiste a trouver les éléments consé-
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cutifs dont la somme est maximale dans une liste de nombres relatifs. Prenons la liste
[4; 5; —20; 6; 5; —20] : la somme de segment maximale est 11, correspondant au segment [6; 5].
On ne peut pas déduire ce résultat des résultats sur [4;5; —20; 6] et [5; —20] (respectivement
9 pour le segment [4;5] et 5 pour le segment [5]) : ceux-ci ne donnent pas suffisamment d’in-
formations sur la disposition des éléments dans la sous-liste. Il reste cependant possible de
définir une fonction hmss qui renvoie un quadruplet (sl,ms, sr,ts) donnant la somme maxi-
male de segment adjacent & gauche, la somme maximale de segment, la somme maximale de
segment adjacent a droite et le total du segment : on a ainsi suffisamment d’informations sur
la sous-liste pour pouvoir composer les résultats. Cette fonction est un homomorphisme : on
peut définir ® tel que

(sl,ms, sr,ts) © (sl',ms’, sr' ts)
= (max(sl, ts + sl’), max(ms, sr + sl',ms’), max(sr + ts', sr'), ts + ts')
Une fois le calcul terminé, on a le résultat dans la deuxiéme composante du quadruplet, et

on 'extrait par w. De ce quasi-homomorphisme se déduit directement un algorithme paralléle
efficace.

Cette technique est générale. En effet, toute fonction f sur une liste peut s’exprimer par :

g9(z) = (f(2), z)
(a,2) © (b,y) = (f(z++y),z+y)
m(a,z) =a

7o (g,®) est un quasi-homomorphisme qui calcule f. Ce dernier n’a cependant que peu
d’intérét vis-a-vis du parallélisme, les résultats intermédiaires fz n’étant pas réutilisés pour le
calcul du résultat sur une concaténation : la totalité du calcul est refaite a chaque étape. La
définition d’un quasi-homomorphisme intéressant pour le parallélisme nécessite donc un choix
judicieux de résultats intermédiaires et de projection, afin de maximiser ['utilisation de calculs
locaux.

Parmi les autres propriétés utiles des homomorphismes, le «théoréme de 'homomorphismey
[Gib96, MMM ™ 07| joue un role clef dans leur extraction & partir de problémes.

Théoréme 7.2.3 (Théoréme de I’homomorphisme)

Si une fonction f sur les listes peut étre calculée par composition a droite et par composition
a gauche, c’est-a-dire qu’il existe des opérateurs @y, P, tels que

f(lal++y) =a@i fy et
f(z++[b]) = fr®eb

alors f est un homomorphisme (f',®), ou f'(x) = f([z]) et, si g est un inverse droit de
I (c’est-a-dire tel que f o g =1id), ® est défini par a’ © bV = f(g(a') + g(V')).

On montre I'utilité de ce théoréme a travers ’exemple d’un sous-probléme du probléme de
construction de tour :
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Exemple 7.2.4

A partir de données similaires a celles du probléme déja énoncé, on cherche cette fois a savoir
si du haut d’une tour de hauteur h en R on pourra apercevoir le point L.
Le probléme peut s’exprimer sous la forme suivante :

hr +h—hg
TR —TL

visible xs = maxTanL xs <

mazTanL || = —oco

L
,marTanL xs)
r—

mazTanL ([(x,h)] +H xs) = max(

Une autre définition de mazTanL est possible, ce qui nous permettra d’utiliser le théoréme
de I’homomorphisme :

h—hy,
T —xj

)

En remarquant qu’on peut obtenir simplement un inverse droit pour mazTanL avec :

mazTanL (xzs +[(x,h)]) = max(mazTanL xs,

ga=|(xp+1,hy + a)]

on peut appliquer le théoréme et en déduire mazTanL = (f,®|) avec

a® b= mazTanL[ga++ g]
= mazTanL|(xr + 1,hy + a), (xp + 1, hp + )]

= max(a, b)

et f = mazTanL|(z,h)] = 1=l

x—x, "

7.3 BH : homomorphisme BSP

7.3.1 Définition

Les homomorphismes ont 'intérét de décrire directement des algorithmes paralléles par I’in-
termeédiaire de leur écriture sous forme de map/reduce. Afin de décrire plus précisément des
algorithmes BSP en vue de les prouver, on définit un homomorphisme particulier, BH.

Définition 7.3.1 (BH)

h est un «homomorphisme BSP», ou BH, si on peut I'exprimer sous la forme :

hlallr =[kalr]
hx+y)lr=hzl(g.y®:r)+Hhy(lSigz)r

pour certains k, g, g, ®1, Br.
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BH nous offre pont entre la réalité des communications et des super-étapes, et une abstraction
de plus haut niveau. On note BH (k, (g;, ©1), (gr, ®:))-

Les parameétres [ et r figurent les informations qui sont nécessaires pour permettre le calcul
final (local) de h sur un élément ; ces paramétres sont calculés respectivement par les fonctions
de propagation a droite (g;, @) et a gauche (g,, ®;) : ils nous permettent de figurer les communi-
cations qui auront lieu lors du calcul. L’idée est qu’on puisse se ramener, sur chaque processeur,
au calcul de BH sur un segment = pour lequel les valeurs [ et r sont connues — celles-ci étant
obtenues par g; et g,, les communications, puis @) et &,.

BH renvoie une liste de méme taille que la liste d’entrée, et plus précisément conserve la
structure du découpage initial. Cela a son importance lorsqu’on travaille sur une liste distribuée,
car ainsi I’équilibre des données sera conserveé.

Le calcul de BH sur la machine paralléle peut s’effectuer de la fagon suivante, en supposant
une liste [ = zg 4+ - - - ++ xp_1 distribuée (préférablement de facon équilibrée) sur p processeurs
(soit en BSML le vecteur (x;);) :

1. calcul local de g; et g, sur chacun des z;

2. communication vers le processeur ¢ de tous les g; x; pour j < i et de tous les g,z pour
1 < k, ce qui correspond & une fin de super-étape

3. combinaison des données g; xo, ..., 9 Ti—1, gr Tit+1,- - -, gr Tp—1 Tegues sur chaque processeur
1 a laide de @) et &, afin d’obtenir les [ et r correspondant au segment local.

4. calcul local de h sur chaque x; a ’aide des [ et r.

. ory
l r i1 I®1g @
SN VTN i NN
: g

F1a. 7.2 — Propagation de l'information pour BH

L’efficacité de I'implantation dépendra de deux critéres, la durée des calculs locaux et la
quantité de données a échanger. Attardons-nous sur ce dernier, qui sera plus limitatif pour la
parallélisation & grande échelle. On peut estimer le cotit des communications en fonction de la
taille relative de g;(z) et = (et g,(x) et x). Chaque processeur ¢ émet i fois g;(z;) et p —i — 1
fois g,(z;) et réceptionne une quantité de données équivalente. La taille maximale des données
émises ou regues est ainsi atteinte par le processeur 0 ou par le processeur p — 1, et on a un coiit
en communications de

g X max Z taille(g(z;)), Z taille(g,(z;))

i<p—1 >0
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Si on suppose la liste distribuée de facon équitable, et en notant tailles(l) = taille(f(x)) si x
est de taille [ , on peut simplifier la formule en :

taille(lst taille(lst
g x (p—1) x max (taillegl(m), tamegr(m)>

p p

Le facteur de réduction de la taille de g; et g, est donc déterminant pour les performances de
BH : pour le probléme des plus proches valeurs inférieures, tailley, et taille,, sont des logarithmes,
pour le probléme de construction des tours ce sont des fonctions constantes.

7.3.2 Spécification Coq

Plusieurs définitions de BH nous seront utiles pour nos différentes applications; on a en
particulier une définition plus mathématique utilisée dans les preuves, et une définition utilisant
les primitives BSML et correspondant & I'implantation. La preuve d’équivalence de ces différentes
versions, dont nous reparlerons, est une des pierres angulaires de cette méthode.

Donnons ici une définition simple basée sur la fonction nth de la bibliothéque standard de
Coq.

k,gl,opl,gr,opr sont des parameétres définis préalablement, et correspondant respectivement a
k, g1, (&1), gr, (By) dans la définition précédente.

Definition bh _nth (za: A) (I:L) (Ist: list A) (r:R) (n:nat) :=
k (opl I (gl (firstn n Ist))) (nth n Ist za) (opr (gr (skipn (S n) Ist)) r).

Definition bh _comp (I:L) (Ist: list A) (r:R) : list B :=
match Ist with
| nil = nil
| a::lst = map (bh_nth a | (a::Ist) r) (seq 0 (length (a::lst)))
end.

bh nth calcule 'image du n® élément de la liste Ist par BH a partir de I'image de g; sur ses
prédecesseurs (firstn n Ist) et de 'image de g, sur ses successeurs (skipn (S n) Ist). bh _comp est
ensuite défini comme un map de cette fonction sur la liste des indices de la liste d’origine.

A titre d’exemple, et en anticipant légérement sur la suite, voici une implantation de BH en
BSMT, : d’abord une version séquentielle, puis une version paralléle prenant en paramétre une
liste distribuée.

let bh_seq (k: 'l —'a — 'r — '0)
(gl: "a list — 'l) (opl: "I = "I = '1)
(gr: 'alist — 'r) (opr: 'r = 'r —'r) =
fun (I: 1) (Ist: "a list) (r: 'r) —
let rights = fold _left (fun (r::rs) x — (opr (gr [X]) r)::r:irs) [r] (rev Ist)
in
let rec aux acc | Ist rs = match (lst,rs) with
| (x::thrirs) — aux (k I x r::acc) (opl | (gl [X])) thrs
| (L) — acc
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in
rev (aux [] | Ist (tl rights))

type ('I,'r) comms = Ncx | Lex of ' | Rex of 'r

let bh par
(k: ' = 'a—"r—"0)
(gl: "a list — 'l) (opl: "I = "I = "1)
(gr: 'alist — 'r) (opr: 'r = 'r —'r) =
fun (I: ') (Ist: "a list par) (r: 'r) —
let accl = <« gl $lst$ >
and accr = < gr $lst$ >
in
let comms = put < fun receiver —
if $this$ < receiver then Lcx $accl$
else if $this$ > receiver then Rex $acer$
else Ncx >
in
(x calcul des valeurs | et r locales a I'aide des valeurs recues )
let v = < fold_left
(fun acc i — opl acc (match $comms$ i with Lcx x — x)) | $procs _ left$ >
and rv = < fold _right
(fun i acc — opr (match $comms$ i with Rcx x — x) acc) $procs_ right$ r >
in
(x calcul sur la sous—liste locale a I'aide de la version séquentielle de BH x)
< bh_seq k gl opl gr opr $Iv$ $Ist$ $rvd >

bh seq calcule BH séquentiellement sur une liste en deux étapes : d’abord la liste des r est
calculée par un fold left, puis une double récursivité sur cette liste et celle d’origine permet de
calculer BH en chaque point.

Lors de I'exécution de bh_par, chaque processeur calcule d’abord g; et g, sur sa sous-liste
locale, puis envoie les résultats du premier vers tous les processeurs a sa droite et les résultats
du second vers tous les processeurs & sa gauche. Les informations regues sont ensuite combinées
a aide de @) et @, afin d’obtenir les valeurs de [ et r correspondant & la sous-liste locale, sur
laquelle le calcul est fait par appel & bh_seq.

7.4 Dérivation de BH

7.4.1 Spécification

Afin de permettre la transformation semi-automatique du programme initial, celui-ci doit se
conformer & un certain format de spécification. Cette spécification ne sera pas purement mathé-
matique, mais elle est construite & partir d’éléments suffisamment simples pour étre facilement
vérifiables (au contraire du programme paralléle final). En particulier, les propriétés que 1'utili-
sateur souhaite certifier sur son programme pourront étre prouvées en Coq par rapport a cette
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spécification, et ainsi validées sur 'implantation parallele.

La spécification, par souci de simplicité, se fait en Coq. On la suppose fonctionnelle, et faite
a partir d’opérations paralléles primitives sur les listes de la forme suivante :

— opérateurs collectifs (homomorphismes, scan, mapAround)
— fonctions récursives gauches ou droites
— fonction de communications (permute, shiftL, shiftR, ...)

Les opérateurs collectifs permettent de décrire les opérations simples sur les listes. scanse
définit informellement de la fagon suivante (on suppose ® associatif) :

scan (©®) [x1,x9, ..., Tp] = [x1,21 O To, ..., 21 O X2 O ... O Ty

mapAround est une version étendue de map, beaucoup plus générique : elle permet de calculer
I'image de chaque élément d’une liste en fonction de ses prédecesseurs, I’élément lui-méme et ses
successeurs.

mapAround f [x1,...,xiy ...z = [, f ([, Tic1], Ty [Tig1s - oy @n))y -]

Il est utile de pouvoir utiliser aussi des fonctions récursives dans la spécification, dans le
cas ot des homomorphismes n’apparaissent pas de facon évidente. Comme on I’a vu, on pourra
utiliser le théoréme de ’homomorphisme si ces fonctions sont définies & la fois vers la gauche et
vers la droite.

Les fonctions de communication capturent un autre comportement, et permettent de redis-
tribuer les éléments de la liste. permuteréordonne les éléments suivant un index indiquant leur
position finale souhaitée dans la liste :

permute[(2,a), (1,b), (5,¢), (3,d), (4,e)] = [b,a,d,e,c]

et pour finir, shiftLet shiftRpermettent de décaler les éléments de la liste :

shiftLa[zy,...,x,] = [z2,..., 2y, d]

shiftRa|x1,...,xy] = [a,21,. .., Tp_1]

Exemple 7.4.1 (spécification du probléme des tours)

La fonction mapAround est particuliérement adaptée a la spécification de ce probléme, qui
se calcule pour chaque point en fonction des éléments a sa gauche et a sa droite :

tower (xp,hr)xs (xgr, hr) = mapAround visibleLR xs

Ou wvsibleLR est défini de la facon suivante :



138 Chapitre 7. Cas d’application : le squelette BH

visibleLR (Is, (z, h;),rs) = visibleL s z; A\ visibleRrs x;

h;i +h—nh
visibleL ls x; = mazTanLls < Bt h—he
T —xp
h;i +h—nh
visibleRrs x; = mazTanRrs < Bith— e
TR —T

Nous avons déja défini mazTanL, mazTanR se définit de fagon similaire par :

mazTanR[] = —o0

mazTanR ([x, h] + xs) = max < R mazTanR xs)

TR — X

h—nh
mazTanR (s +[x, h]) = max <maxTanR xs, R)

TR —T

Exemple 7.4.2 (spécification de mps)

Le probléme de la somme maximale de préfixe (mps) [[ est similaire au probléme du segment
de somme maximum, & la diftérence prés qu’on force a ce que le segment choisi soit un préfixe
de la liste. Par exemple mps[2, —1,3, —2] est 4, qui correspond a la somme du préfixe [2, —1, 3].

Il y a plusieurs moyens de définir mps : par composition de fonctions, en calculant d’abord
la somme de tous les préfixes, puis en prenant le maximum.

mps = Marimum o psums
mazimum = (id, max)

psums = scan (+)

Ou bien, par exemple, a I'aide de la fonction récursive bidirectionnelle suivante (sum étant
définie simplement, de la méme fagon) :

mps[] =0
mps ([a] ++ =) = max(0,a + mpsx)
mps (x +[a]) = max(mpsz, (sumz) + a)

Exemple 7.4.3 (spécification du rassemblement de tableau)

Le probléeme du rassemblement de tableau (array packing) est courant dans la littérature sur
les algorithmes paralléles, et est utilisé dans de nombreux algorithmes, tel le calcul d’enveloppe
convexe. Il consiste a rassembler, dans une liste de valeurs booléennes true et false, tous les
true en téte du tableau. On le spécifie par composition :

arrPack = permute o compIndez

une premieére étape, complIndex, se charge de calculer I'index désiré pour chaque élément,



7.4. Dérivation de BH 139

et une seconde replace les éléments par permute. L’index peut étre calculé simplement a I’aide
de mapAround : si ’élément est true, son index correspond au nombre de true a sa gauche, et
dans le cas inverse il correspond au nombre de true total plus le nombre de false a sa gauche
(soit la taille de la liste moins le nombre de false a sa droite). On utilise les homomorphismes
ctrue et cfalse qui comptent le nombre d’occurrence de true et false dans une liste pour

complInder = mapAround indexing xs

ctruels +1,x Si x = true

indezing (Is, @, 7s) = ctruels + ctruers + cfalsels + 1,z sinon

7.4.2 Théorémes de transformation

On se propose, a partir de la spécification du probléme, de dériver un programme BSMI
certifié. Cela peut étre assez simple pour des fonctions de communication telles que permute, qui
correspondent directement & une fonction dans le langage ; cependant les définitions récursives
et les autres opérateurs peuvent étre imbriqués et ne pas fournir directement un programme
parallele de fagon évidente. Nous allons transformer ces définitions en appels & BH, dont nous
fournirons ensuite une implantation certifiée.

Théoréme 7.4.4 (Parallélisation de mapAround par BH)

Soit h = mapAround f. On suppose que f se décompose de la fagon suivante :

fs,z,rs) =k (gls,x,g,75)

ou g; et g, sont des quasi-homomorphismes m; o (k;, 1) et m, o (k,, ®y). Alors

hxs = BH(kl7 (]gla EBID? (]gr7 @YD) s 1691 le,

avec k' combinant k et les opérations de projection : k' (l,x,r) =k (m 1, z, 7. 7).

Démonstration: Par induction sur la liste d’entrée (zs); la preuve en Coq est détaillée en
7.4.3. m

Corollaire 7.4.5 (Parallélisation de scan par BH)
Le calcul de scan (®) est un BH.

Démonstration : Il suffit de remarquer que scanpeut s’exprimer en termes de mapAround :
scan (®) = mapAround f avec

fls,,rs) =k ((id, ©) Is, 2, [])
ou k (a,b,c) =a®b. [ |

Corollaire 7.4.6 (Parallélisation d’homomorphisme par BH)

|—Te&b homomorphisme (f,®) peut étre exprimé par un BH.
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Démonstration : On définit g sous la forme suivante :

g(s,z,rs) =k ([, fa,(f,©)rs)

avec k (a,b,c) = b©® c. On a alors head o mapAroundg = (f,®)), ou head renvoie la

téte de la liste. [ |

Exemple 7.4.7 (Dérivation de BH pour le probléme des tours)

D’aprés la spécification précédente, on peut définir le probléme a partir de :

visibleLR (s, z,rs) = k (mazTanLls, z, mazTanRrs)

hy+h—~h hy+h—~h
(e, (@, b)) = <ml - ¥> A (m - M)
r—IpL TR— X

mazTanL et mazrTanR étant comme nous avons vu des homomorphismes (k;, max) et
(k,, max), avec k(z, hy) = h;:thL et ky.(x,h;) = f?};—_hf. On peut donc appliquer le théoréme
7.4.4 :

tower (zr,hy)zs (xr,hr) = BH (k, (k;, max), (k,, max)) zs (—o0) (—o0)
Exemple 7.4.8 (Dérivation de BH pour mps)

mps est la composition d’un homomorphisme et d’un scan : mps = mazimum o psums. La
dérivation de BH pour chacun d’entre eux est directe :

psumsxs = scan (+) s
= BH (k, (id, +),[]) zs 00 avec k (a,b,c) =a-+b
mazimumxs = (id, max) zs
= (head o BH (K, [], (id, max))) xs (—o0) (—o0)  avec k' (a,b, c) = max(b, c)

Exemple 7.4.9 (Dérivation de BH pour Array Packing)

On a la spécification arrPack = permute o compInder. On suppose une implantation certifiée
de permute donnée en tant que telle, il nous reste donc a dériver un BH pour complnder,
de la méme maniére que nous ’avons fait pour le probléme de construction de tours. Le fait
que deux fonctions différentes soient appliquées a ls dans indexing (ctrue et cfalse) pourrait
paraitre un obstacle, mais il est aisément contourné par la construction d’un couple [HITT97] :
on définit g; xs = (ctruexs, cfalsexs), ce qui correspond a ’homomorphisme (k;, ®))

(1, f1) @i(ta, f2) = (1 +t2, 1 + f2)
(1,0) si z est true

ki = (0,1) si x est false

La suite est semblable au probléme des tours.
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7.4.3 Théorie Coq

On peut définir mapAround en Coq de la fagon suivante :

Definition mapAround (f: list A x A x list A — B) (Ist: list A) : list B :=
map f (zip3 (inits Ist) Ist (tails Ist)).

O zip3 combine trois listes en une liste de triplets, inits est la liste des préfixes d’une liste
et tails la liste des suffixes : de la sorte, chaque élément de la liste «zippée» est de la forme
(préfixe,x,suffixe) et on peut calculer mapAround par intermédiaire d’un simple map. Les fonc-
tions auxiliaires sont définies de la sorte :

(x zip3 fusionne trois listes de méme taille en une liste de triplets )
Fixpoint zip3 (L C R: Type) (I: list L) (c: list C) (r: list R) {struct I} : list (LxC*R) :=
match |,c,r with
la::l",bu:c’,ciir” = (a,b,c):(zip3 ' ¢’ r')
| ., = nil
end.

(x tails calcule la liste des suffixes *)
Fixpoint tails (l:list A) :=
match | with
| nil = nil
| az:r = ri(tails r)
end.

(x inits calcule la liste des préfixes x)
Definition inits (I:list A) :=
rev (map (rev(A:=A)) (tails (rev(A:=A) I))).

De nombreux lemmes sont prouvés sur ces fonctions afin de permettre de les manipuler dans
les preuves. Les plus importants sont ceux qui nous permettent d’obtenir des information sur le
n® élément d’une liste :

Lemma tails_nth (Llist A) (n:nat) :
nth n (tails I) nil = skipn (S n) I.
Proof.
intros. generalize |.
induction n.
intro I". destruct I'. simpl. reflexivity. simpl. reflexivity.
intro I'. destruct I'. simpl. reflexivity.
simpl nth. change (skipn (S (S n)) (a::I')) with (skipn (S n) I').
apply IHn.
Qed.

Lemma inits_nth (l:list A) (n:nat) :
nth n (inits I) | = firstn n |.

Lemma zip3 nth :
forall L CR (I: list L) (c: list C) (r: list R) n d dI dc dr,
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n < length (zip3lcr) —
nth n (zip3 | ¢ r) d = ((nth n 1 dl), (nth n c dc), (nth nrdr)).

Nous avons ici omis les preuves de inits_nth (par une longue série de réécriture et quelques
propriétés intermédiaires, elle repose sur celle de tails _nth) et de zip3_nth (par simple induction
sur n).

Le théoréme 7.4.4 s’énonce pour sa part de la facon suivante :

Variable (L R : Set).
Variable (opl: L — L — L).
Variable (opr: R — R — R).

Theorem mapAround to bh :
forall (f :((list A)xAx(list A)) — B) (k:L - A — R — B) (gl: list A — L) (gr: list A — R) xs,
(forall Is x rs,
f (Is,x,rs) = k (gl Is) x (gr rs))
— is_homomorphism A L gl opl
— is_homomorphism A R gr opr
— mapAround f xs = bh_comp k gl opl gr opr (gl nil) xs (gr nil).

(gl nil) et (gr nil) correspondent & 1g, et 1g, ; La preuve fait une cinquantaine de lignes (hors
lemmes utilitaires, nombreux) et est basée sur l'application du lemme nth _equal, d’ou 'utilité
des lemmes inits_nth, tails _nth et zip3_nth.

7.5 Implantation certifiée de BH

Nous avons donné une premiére définition bh _comp pour BH. On peut montrer que cette
définition correspond bien & BH :

Theorem bh _hom (I:L) (x y: list A) (r:R):
(is_homomorphism A L gl opl) —
(is_homomorphism A R gr opr) —
bh comp | (x++y) r = bh_comp | x (opr (gry) r) ++ bh_comp (opl | (gl x)) y r.

La preuve est longue en raison du grand nombre de cas & traiter, mais sans difficulté concep-
tuelle particuliere : elle repose sur nth__equal et des suites de réécritures.

La définition du calcul paralléle de BH est plus longue & définir. Elle reprend le déroulement
de la version OCaml présentée p.135.

Definition bh_bsml comp (I:L) (vl: Vector (list A)) (r:R) :=
let comms := bsml _comp_ bh comm I vl rin
apply
(apply (apply (replicate bh _comp) (loc_lefts | vl r comms)) vl)
(loc_rights | vl r comms).

Ce programme calcule d’abord les valeurs préliminaires et les communique a ’aide de bsml -
comp_bh comm, puis rassemble les résultats a ’aide de @) et @, par I'intermédiaire des fonctions
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loc_lefts et loc_rights. Il se termine par un appel local & bh _comp sur le segment concerné. Les
communications sont définies de la facon suivante :

Inductive t _comm : Set :=
|lex : L — t_comm
| rex i R — t comm
| nex @t comm.

Definition comm _fun sender | r receiver :=
match nat__compare sender receiver with
| Lt = lex |
| Eq = ncx
| Gt = rex r
end.

Definition bsml_comp bh comm (I:L) (Ist: Vector (list A)) (r:R) :=
put_nat (apply (apply (mkpar nat comm_fun) (apply (replicate gl) Ist))
(apply (replicate gr) Ist)).

On définit, comme dans la version OCaml, un type pour les communications suivant leur di-
rection, et une fonction de communication qui servira de paramétre & put_nat. bsml_comp bh_ -
comm commence par faire une application locale de gl et gr puis effectue les communications par
un appel a put. Ces résultats sont ensuite réduits localement par :

Definition loc_lefts (I:L) (Ist: Vector (list A)) (r:R) (comms: Vector (procs — t _comm)) :=
apply
(mkpar (fun i com = fold range left procs (rem lcx _comm com |) | (nat_of proc i)))
comms.

Definition loc_rights (I:L) (Ist: Vector (list A)) (r:R) (comms: Vector (procs — t _comm)) :=
apply
(mkpar (fun i com = fold range right procs (rem rcx _comm com r) r (nat_of proc i)))
comms.

ce qui est équivalent a nos utilisation de fold left sur $procs left$ et fold right sur $procs -
rightd dans la version OCaml (on omet les définitions des fonctions utilitaires fold range et
rem_, peu intéressantes).

La difficulté est ensuite de prouver que bh _bsml comp calcule bien le méme résultat que
bh_comp, c’est-a-dire que :
Theorem bh _bsml_bh Ist:

partition _merge (proj’ (bh_bsml comp (gl nil) (scatter Ist) (gr nil))) =
bh comp k gl opl gr opr (gl nil) Ist (gr nil).

O proj’ est similaire & proj mais renvoie une fonction de nat plutoét que de procs. Ce théoréme
repose sur une théorie permettant le partitionnement et le rassemblement de listes, et qui nous
permet de déterminer la fagon dont la liste d’origine serra distribuée sur la machine paralléle :

Definition partition (I: list A) (i:nat):=
let len := length | in
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list part | (cut_border max_pid len i) (cut_border max_pid len (S i)).
Definition scatter (B: Set) (I: list B) := mkpar_nat (partition I).

Definition partition _merge (I: nat — list A) :=
fold _procs  (fun x i = x++(li)) nil.

partition | i renvoie la sous-liste de | destinée au processeur i ; scatter utilise cette fonction pour
distribuer une liste sur la machine parallele, et partition merge rassemble les éléments d'une
partition pour reconstituer la liste d’origine. scatter et partition mergeoproj’ correspondent a
select list et gather list que nous avons donnés comme exemples lors de la description de BSML.

Deux résultats préliminaires majeurs sont nécessaires a la preuve du théoréme bh _bsml _bh :
ils assurent que les résultats des communications et de loc_ lefts et loc_ rights correspondent bien
aux résultats attendus, c’est-a-dire g; et g, appliqués aux sous-listes des éléments & gauche et &
droite (respectivement) de la sous-liste locale. Ils s’énoncent en Coq comme suit :

Lemma loc_lefts def (Ist: list A) (p:procs) :
proj (loc_ lefts (gl nil) (scatter Ist) (gr nil)
(bsml_comp bh comm (gl nil) (scatter Ist) (gr nil))) p
= gl (firstn (cut_border max_pid (length Ist) (nat_of proc p)) Ist).

Lemma loc_rights def (Ist: list A) (p:procs) :
proj (loc_rights (gl nil) (scatter Ist) (gr nil)
(bsml_comp bh comm (gl nil) (scatter Ist) (gr nil))) p
= gr (skipn (cut_border max_pid (length Ist) (S (nat_of proc p))) Ist).

La preuve de ces lemmes est trés technique, car le résultat découle de plusieurs étapes de
découpage et combinaison de sous-listes. On obtient le résultat en décomposant la liste des
processeurs sous la forme (I1++p::nil)++12 puis par induction, sur I1 dans le cas de loc_lefts def
et sur 12 dans le cas de loc_rights_def.

On est ensuite en mesure de prouver le résultat final sur une sous-liste locale :

Theorem bh _bsml bh pre Ist:
forall n, n<bsp p —
proj’ (bh _bsml comp (gl nil) Ist (gr nil)) n =
partition (bh_comp k gl opl gr opr (gl nil) Ist (gr nil)) n.

par une série de réécritures et 'utilisation de nos hypothéses sur les homomorphismes. Le
théoréme final en découle directement par application d’un lemme de réunification de partition.

On a donc la preuve de la validité de notre squelette BH, et ainsi la preuve de validité de
I'implantation paralléle de tout algorithme spécifié en Coq selon le format que nous avons donné.
Outre les exemples déja présentés, nous avons pu obtenir de la sorte une implantation certifiée
d’un algorithme de multiplication d’'une matrice creuse et d’un vecteur, et d’'une solution au
probléme des valeurs inférieures les plus proches (all nearest smaller values).

Il serait intéressant d’étendre ces travaux a d’autres structures de données et a d’autres sque-
lettes. En particulier, I’'approche s’adapterait tout a fait aux squelettes sur les arbres découpés
par m-ponts tels que mentionnés en 5.6
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Conclusion

Trouver les paradigmes les plus adaptés a la programmation paralléle, et donc vraisemblable-
ment & la programmation de demain, est un des défis de la recherche actuelle. Si le parallélisme
bénéficie d’un long héritage qu’il ne faut pas abandonner dans le domaine du calcul scientifique,
le probléme commence & se poser en termes différents du fait de la diversité de ses nouvelles
applications.

Une grande variété d’approches, anciennes et récentes, existent : de la programmation concur-
rente & la programmation de trés haut niveau par pure combinaison de squelettes ou par pa-
rallélisation automatique. Les débats font rage entre les tenants des différentes approches, et
ressemblent par certains aspects & ceux qui ont opposé autrefois les tenants du goto des langages
séquentiels primitifs & ceux d’approches plus modernes mais ne permettant pas une utilisation
optimale des ressources de calcul [Gor04]|. BSML occupe une position unique dans ce paysage, en
se placant comme langage de haut niveau tout en conservant le controle précis du parallélisme : il
impose une structure suffisante au parallélisme pour garantir la streté d’exécution, mais ne crée
pas d’abstraction implicite entre la machine réelle et 'utilisateur, s’opposant par 1a aux langages
a génération dynamique de processus légers.

Le travail développé ici vise a démontrer 'intérét de I’équilibre que nous avons choisi pour
BSMT. En particulier, celui-ci couvre une échelle d’utilisations, entre haut et bas niveau, qu’aucun
autre langage paralléle n’a atteinte jusqu’alors. Traits impératifs et extensions syntaxiques en font
un langage généraliste, complet et largement utilisable; nous montrons qu’ils sont compatibles
avec notre modéle et en fournissons une implantation. Les définitions formelles des sémantiques
et du systéme de types en font un langage sir (dans le sens de Milner, c’est-a-dire sans erreur
d’exécution) bien qu'il soit paralléle. Le langage reste bas niveau et efficace, muni d’un systéme
de cotts précis et simple, détaille dans [Gav05]. Enfin, on montre en deuxiéme partie qu’il est
possible de faire de la programmation de haut niveau par squelettes en BSML et de se baser sur
le langage pour établir une parallélisation semi-automatique par squelettes; la programmation
paralléle certifiée & ce niveau n’est fournie par aucun autre langage.

Le choix original derriére le modele de BSML lui permet donc de s’adapter & une grande
étendue d’applications, couvrant tous les besoins habituels du programmeur : c’est une conclusion
majeure de ce travail. En effet, il s’agit 14 & notre avis d’un critére particuliérement important
dans la recherche du domaine.

Enfin, nous espérons que les travaux présentés ici auront leur place dans la construction
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des futurs modéles et des futurs langages qui permettront la généralisation du parallélisme. La
plus grande partie de ces travaux pourraient, & notre avis, étre adaptés & d’autres contextes : le
populaire langage Java, par exemple, a un systéme d’exceptions trés proche de celui d’OCaml; le
systeme de types avec effets permet de ne distinguer code local et global que 14 ou la distinction
est nécessaire, et pourrait ainsi bénéficier a d’autres approches utilisant un parallélisme & deux
niveaux.

Quels qu’ils soient, ces modéles devront fournir la streté d’exécution — notion que nous
étendons au parallélisme en assurant 'absence d’interblocages et d’indéterminisme — et préserver
les traits les plus utiles des langages modernes.

Nous avons fourni des bases qui permettront d’atteindre ce résultat.
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Résumé

Exprimer le parallélisme dans la programmation de maniére simple et performante est un
défi auquel I'informatique fait face, en raison de ’évolution actuelle des architectures matérielles.
BSML est un langage permettant une programmation paralléle de haut niveau, structurée, qui
participe & cette recherche. En s’appuyant sur le cceur du langage existant, cette thése propose
d’une part des extensions qui en font un langage plus général et plus simple (traits impératifs
tels que références et exceptions, syntaxe spécifique. ..) tout en conservant et étendant sa sireté
(sémantiques formelles, systéme de types. .. ), et d’autre part une méthodologie de développement
d’applications paralléles certifiées.

Mots-clés: parallélisme, programmation de haut niveau, programmation fonctionnelle, séman-
tique, streté des langages, preuves de programmes, typage, BSP

Abstract

Finding a good paradigm to represent parallel programming in a simple and efficient way is a
challenge currently faced by computer science research, mainly due to the evolution of machine
architectures towards multi-core processors. BSML is a high level, structured parallel programming
language that takes part in this research in an original way. By building upon existing work, this
thesis extends the language and makes it more general, simple and usable with added imperative
features such as references and exceptions, a specific syntax, etc. The existing formal and safety
characteristics of the language (semantics, type system. . .) are preserved and extended. A major
application is given in the form of a methodology for the development of fully proved parallel
programs.

Keywords: parallelism, high level programming, functional programming, semantics, safety of
programs, program proofs, type systems, BSP



