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Avant-propos

Ce document d’habilitation psente mon parcours scientifique au travers de plusieurs
études ayant pour fil conducteur la conception deesyet adaptatifs et extensibles. J'ai
chercle a retracer Evolution de cette i€, depuis I'expression de son besoin juada’
description de solutions relevant des domaines desysbu des langages. Par cemqsént,
ce document ne psente pas I'ensemble de mes travaux. Ceux-ci peetersungs dans
ce qui suit.

J'ai début mon activi€' de recherche au sein projet INRIAE (devenu ensuite &
LIDOR) dans le cadre de mon DEA, puis de magh.' Je me suis etésg’a la conception
d’architectures tafant les fautes avec I'objectif deduire leur caf de mise en ceuvre,
sans pour autant sacrifier la performance. Ceci m’a aaqroposer une imptentation
performante du concept deemoire stable sous la forme d’'une carte enle appete
mémoire stable rapidele support de cette carteedé’intege au systime d’exploitation
distribué GoTHIC, et a entre autresté utilisé pour la conception d'un sous-sgste fiable
de communication par messages.

Les @sultats obtenus dans le cadre de nes¢tm’ont donal'idee de ghéraliser I'utili-
sation de la technologieemoire stable pour concevoir les @ifénts services d'un syste
d’exploitation. Plus peCiment, mon objectif lors de la conception du sys¢ distribe”
FTM était d’offrir la transparence de la &since aux fautes aux applications utilisateurs.
Cet objectif aete atteint par la conception d'uneethodologie de construction de sys-
temes d’exploitation fiables. Cetteethodologie repose sur I'utilisation de la technologie
micro-noyau et d'un ensemble extensible de serveurs fiables quennapitent les points
de reprise des applications.

La conception du FTM m’a permis de mieux comprendre l'influence dssamsmes
bas-niveaux, tel que les micro-noyaux, sur le comportement global densysEn par-
ticulier, I'integration de ces atanismes avec l'architecture deseaux est cruciale pour
la performance des systes distribas. Ceci m’a ament’une paria proposer une nou-
velle architecture de micro-noyau (DP-MACH) et d’autre @am’intéresser aux nouvelles
technologies deaseaux hautabit, notamment I'ATM.

Le souci de performance m’'a anmeenhsuitea'm’intéresser aux techniques deesja-
lisation de sysimes d’exploitation par transformation automatique de programmes. Plus
précigmement, mes recherchecehtes au sein du projeto®POSE visenta concilier
performance et g¥€ricité enadaptantun syseme gnériquea un contexte d’utilisation
précis.
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Chapitre 1

Introduction

Le syseme d’exploitation est le composant informatique qui encapsule les fonctions de
la machine physique. Soplg est d’offrir une machine virtuelle de niveau suffisamment
élevé qui puisse ainsi simplifier la conception et la mise en ceuvre des programmes des
utilisateurs.

Les fonctions du systhe se sont continuellement accrues au cours deeanad prix
d’'une complexig’toujours croissante. Au moniteur primitif masquant uniquement les fonc-
tions d’'entée-sorties console et disque, se sont &esitprogressivement des fonctions
de mémoire virtuelle, de multig€hes, de gestion desséaux, de partage d’'information
entre machines, de gestion de I'environnement graphique, pour alEmgmmena 1'in-
tégration du multimedia. Il eresulte que les syasines d’exploitation modernes @grent
des fonctions de natureess diverses, posgant des contraintes d'imgtientation parfois
contradictoires.

En effet, cette diversitpose aux concepteurs d’'un grs€, de nombreux pradres
d'efficacité relatifs par exempla [a taille n€moire occupé ou aux conflits entre les dif-
ferentes politiques de gestion des ressourcesmeles de la machine. Or, la contrainte
de performance est un aspect essentielakebppement d’'un syastie. Pour l'utilisateur,
le syseme d’exploitation ne repsente qu’'un moyen et non pas une fimal®n compte
ainsi dans un passécent de multiples exemplesagtecs de systes par suite de perfor-
mances insuffisantes, madgl€ur haut niveau de fonctionna&litll est clair qu’'un sysime
doit maximiser l'utilisation des ressources ewglles visa-vis des applications et n'en
utiliser pour ses besoins propres que le minimum.

La complexi€ des fonctionnal@$ conjugeéa la contrainte de performance font du
syseéme d’exploitation I'un des logiciels les plus difficil@sdévelopper e maintenir.
D’un point de vue industriel, il enesulte une e¢essit’de @Erennisation desadeloppe-
ments. Ceci est renfoegdar le fait que les architectures de machieadlient de plus en
plus rapidement et que les utilisations de I'informatique se sast largement diversi-
fiees. On trouve aujourd’hui des microprocesseurs et des noyaux desyjsisque dans
les €léphones cellulaires et les machirzekaver. Au contraire des premiers Ssies qui
étaient souventdisa une machine dom® eta un domaine @cis d'utilisation, il n’est plus
imaginableeconomiquement de “jeter” un sgshe d'exploitation ds I'obsolescence de
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I'ordinateur sur lequel il est implnent.

1.1 Taxinomie des sysimes d’exploitation extensibles et
adaptatifs

Le besoin de systhes aisment gutilisables & le moteur de nombreuses recherches
au cours de ces quinze dezres aneés. Le but de cestudes af la dEfinition de sys-
temesa’ vocation universelle dont des instances peugaet ltili€es depuis lestéphone
cellulaire jusqu’au super-calculateur. Deux pref@s, I'adaptabilig’et I'extensibilig, sont
carackristiques de ces syshes.

1.1.1 Adaptabilité

On consi@re qu’une application ou un sgshe estdaptatif si celui-ci peut modifier
son comportement en fonction de son contexte eeion. Le contexte regroupe des no-
tions diverses qui peuvent aller de la configurationerialie jusqua des propetes sur
les valeurs d’engé ou sur les objets manipsgl’ La motivation essentielle d'un sgste
adaptatif est d'offrir de meilleures performances ou fonctionesliti cours de la vie du
syseme. Un sysime adaptatif offre le choix entre diffénts algorithmes, ce qui permet de
satisfaire au mieux les besoins d'un casgis, tout en conservant une politiquengfale
convenang’la plupart des situations.

De manere grérale, le processus d’adaptation repose sur gta@pes: (i) introspec-
tion, (ii) analyse et prise deedision, (iii) action/slection d'une politique :

Introspection. Cettegtape est relativa'observation du contexte. Lesaténismes relatifs
a cettestape vont de la simple observation de variables locales jastps processus
de Bcolteéventuellement distritas. On peut citer par exemple le cas d’un visuali-
seur MPEG adaptant leebit d’information transmis aux ressources disponibles de
bout en bout [26].

Décision. Cette €tape est relativa I'analyse des information®colées. Cette analyse
conduitéventuellemena une prise deetision visan@ adapter le systea la si-
tuation obsergé. Lesléments de @cision sont par exemple, I'occurrence diewe-
nement, le dpassement d'un seull, . ..

Action. Les actions visara adapter le systhe sont diverses eedéndent de la nature de
I'adaptation. Elles peuveetre relatives au noyau du sggeté,a un processus unique
ou a un ensemble de processus. Une action d’adaptation peut comasitatifier
quelques paraetres d’excution dans un cas simple, ou dans un cas plus complexe
a lectionner un nouvel algorithme convenant mieux au contexte ahs€ette
selection peuefre qualifée dinternesi les différentes politiques sontgséntes dans
le code du systme qui est alorsagerique, ou déxternesi la €lection de la politique
requiert le chargement dynamique d’une extension externe ansyst”
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En fait, il existe de nombreuses variantes deesysts adaptatifs en fonction daand,
par qui, etcommentsont Ealiges les troigfapes du processus d’adaptation:

Syseme adaptable.Un sys€me est dit adaptable lorsque Espes de I'adaptation sont
contidlées par une enét(processus ou humain) exigure au sysie lui-néme. Un
syseéme adaptable est par ceqgsient passif. Au contraire, un sysie adaptatif est
actif puisqu’il possde des capaes’internes d’introspection et deasion.

Syseme configurable. Le processus d’adaptation esatisable soit en cours d’egltion,
de manére dynamique, ou plus simplement avant &extion, de maire statique.
Un syseme est dit configurable lorsque I'adaptation est efleetdé marare sta-
tique, a la compilation owa’I'edition de lien. La configuration permet d’'assurer la
portabilitt d'un systime sur des plate-formes difEntes et une meilleure utilisa-
tion des fonctionnalés offertes par le matiel. Diverses rathodes de configuration
ontété proposes; celles-ci vont des @iprocesseurs juscal’héritage dans les lan-
gages objets. Cette deené approche est notamment ugksdans des systies tels
que Choices [25] et le micro-noyau Chorus [89].

Syseme spicialisable. La spgcialisation est une action particerle d’adaptation qui per-
met de transformer un programmergfique en une version adaetd un contexte
donrg. Le gain escomptde la sptialisation est gféralement relatifi’la perfor-
mance. Des approches manuebels sgEcialisation sont souvent utiées pour op-
timiser des applications pasant de forts goulots étfanglements (e.g., sgshe,
graphique, scientifique). Cependant, ces approches omféitddétre trop spci-
fiques et sont susceptibles d’'introduire des erreurs lors desldadjzation. Dans la
suite de ce document, nouggentons des outils permettant d’automatiser le proces-
sus de spcCialisatiora’la compilation ea 1'exécution.

La mise en ceuvre des phases d'introspection et d’action du processus d’adaptation
nécessite que les @eanismes internes du sgste soient observables, voire rengalbles
si les nEcanismes standard ne sont pas suffisants. Eeqaeace, un sysine adaptatif est
souventimplard’au dessus d’'un syshe sous-jacent peasant la propeté d’extensibilit.

1.1.2 Extensibilite

On consigre qu'un systime esextensible s'il est possible d'y ajouter des fonction-
nalités non anticipés lors de la conception. L'extensil®ligst une propeit relativea I'ar-
chitecture logicielle et ’la structure d’'un systhe. Le degr’d’extensibili€ se mesure en
fonction de deux paraetres : la dugé de vie des extensions et le niveau duesystau sein
duquel les extensions peuvastte ajoutes.

Les duges de vie possibles pour une extensionesystsont :

Permanente.Ceci est la forme la plus primitive d’extensibditL’extension est &é sta-
tiquement avec le reste du sgsie lors de la configuration. Cette solution est clas-
siquement utilise dans le monde Unix pour permettre I'ajout de pilotesatepé-
riques.
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Semi-permanente On consie@re ce cas lorsque I'extension est relaiven service oa
un environnement utilespar un ensemble d’applications gd., personnaktDos
ou Unix). L'extension est alors dynamiquement clesfgéchar@®e par un utilisateur
privilegié (c.a-d., administrateur). Cette forme d’extensibikstegalement utilisé
pour charger dynamiquement des pilotes dans Windows%-dc.plug-and-play
et des sysimes Unix modernes tels que Linux ou Solaris.

Celle de I'application/du service.Ce cas est relatid l'utilisation d'une extension &p”
cifigue & une application doms®. Le chargementghargement de I'extension est
alors inggre avec le lancement et la fin de I'application. Toutefois, il reste masqu”
au programmeur de I'application.

Intra-application/service. Ce cas ex&fme peuefre considfé pour une application adap-
tative. Il est alors atessaire que le programmeur puisseegdynamiquement les
extensions systhe. En corejuence, les primitives delgction, chargement eed”
chargement d’extensions doivent alets="accessibles au programmeur.

Le niveau du systime au sein duquel peetré ance’une extension conditionnetén-
due des fonctions pouvaetre modifées. D’'un point de vue architecture, I'extensilailit”
nécessite de rendre visibles des interfaces auparavargesadtd tendance des recherches
esta repousser de plus en plus bas le niveau des interfaces espo@h peut distinguer
les niveaux suivants pour le support des extensions:

ProcessusCette solution est utile® pour mettre en ceuvre certains serviceeaystjui
peuventetre impEmen€s au dessus de l'interface standard sans recaul&s mo-
difications au sein du noyau. Cette approche est notammeneeatpisir mettre en
ceuvre certains services distrdsudans Unix, tel que NIS [85] ou le serveur du sys-
teme de fichier distribeiNFS [91].

Serveur. Cette solution & introduite par les sysinesa base de micro-noyaux tels que
Mach [1], Chorus [89] et Amoeba [66]. L'objectif poursuivi lors de la conception de
ces systimes est deeduire le nombre de services implastau sein du noyau et de
les exporter vers des processuespix appeds serveurs. Les services irapléngs
par des serveurs sont par exemple la gestion de fichiers, la communiesaux,
la personnalg’Unix, ... Le micro-noyau peut lui-emieétre consiéié comme un
serveur particulier offrant les notions d’espace d’adressage, de fil deknuticbjet
mémoire et de message. Le message est le support de communication uniforme entre
le micro-noyau et les serveurs. Dans un sy reposant sur micro-noyau, le grain
d'utilisation de I'extensibili€ est le serveur.

Mécanismes internes du noyaules principales limites des micro-noyaux sont (i) le
manque de performance introduit par la communication par messages, (ii) la gra-
nularité relativement importante des extensions et (iii) I'impossibitie re@finir
les fonctions reie du micro-noyau. Cette deené’ limitation est particuirement
contraignante lors de la mise en ceuvre de fonctioresatie type multimedia qui
imposent une gestion des ressources avec contraintessdevation [5, 34]. Pour
lever ces limitations, des systies ecents tels que SPIN [16] et I'exokernel Ae-
gis [40] offrent la possibili’de charger des extensions directement au sein du noyau
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et permettent la rexfinition de fonctions de bas-niveau tels que I'ordonnancement
ou I'allocation mémoire.

Il esta noter que les formes les plus fines d’extensi#iduEvent de nouveaux pro-
blemes relatifsa’la sire€ des extensions, notamment lorsque celles-ci pewtentchar-
gées au sein du noyau. Pourepenir une modification non coolée du noyau, diverses
solutions onet suggrées. Wahbet al.[103] proposent d'insfer des instructions dans le
code assembleurevifiant la validi€ des aces némoire. Cette technique est utdis dans
I'exokernel Aegis [40]. En ce qui concerne SPIN, Bershadl.[16, 53] utilisent le typage
fort de Modula-3. Plusa¢emment, Lee et Necula orédit une autre technique reposant
sur l'utilisation de preuves assee€is au codepfoof-carrying-codg[78, 77]. Lapport de
cette derrere technique est de proposer une approemérglea la \Erification de prope-
tés.

1.2 Présentation de ce ramoire

Ce document @sente une synéise de nos travaux dans le domaine desgyss ex-
tensibles et adaptatifs. Les prebies que nous adressons, et donc les solutioeseritde
domaines diffrents qui vont des noyaux de srsig jusqu’au support langage.

Extensibilité et tolerance aux fautes

Le besoin d’extensibilé’'nous fé initialement poslors de la conception du sgshe
tolérant aux fautes FTM [67]. La conception d’'un tel €€ pose un probime double:
(i) comment assurer la @tance aux fautes et (i) comment mettre en ceuvre un tel sys-
teme sans pour autant tout conceappartir de la machine nue. Ce dernier peshé est
particuliérement important dans le contexte d'un eyst Eel, puisqu’il est aujourd’hui
presque impossible de rexElopper un systhe propétaire pour des raisons dewt@t de
compatibilig avec I'existant.

La solution que nous avons retenue repose sur la @@matiéxtensibili€ apporge par
le concept de micro-noyau. Plusagi®ment, nougtendons le systhe avec deserveurs
fiablesqui assurent la contintde service. Un serveur fiablerg une ressource sgste et
est capable, aps une dfaillance, de reprendre soneexitiona partir d’un point de reprise
local. La colerence globale du syste est assag par un moele a points de reprise co-
hérents bloquants. La caracistique principale de ce mebt est de @Server la propeie
d’extensibili# du systime : de nouveaux serveurs fiables peuegrt djout’s dynamique-
ment. Par ailleurs, nousbéficions des autres avantages apgopar les micro-noyaux,
notamment en matre de portabilé’et d'indEpendance via-Vis de la machine.

Domaines de protection

La conception d’'un systhe complexe comme le FTM, et sa mise en ceuvre, sont des
étapes atessaires dans I'acquisition de la connaissance desprebléels qui se posent
au sein d’'un systme d’exploitation. Notamment, le fait que le grain d’extension au dessus
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du micro-noyau soit lim@a la notion de serveur pose un prefvle de performance. Celui-
ci est di principalemeng la communication par messages et au besoin de conversion des
structures de dora€s entre les espaces d’adressages desdtiff serveurs.

Ceci nous a amena proposer un nouveau mald de micro-noyau dans lequel les
notions d’espace de protection et d’espace d'adressage sootigEes I'une de l'autre.

En d’'autres termes, un processus petné tompos’de plusieurslomaines de protection
partageant un erhe espace d’'adressage. leedfice majeur de ce metE de noyau est que

la communication entre deux domaines de protection est plus performante qu’entre deux
serveurs car elle neegéssite pas de conversion d’adresses. Par allleurs, leideltéspace
d’adressage permegalement degdliser des optimisations congphentaires au niveau de
l'unite de gestion mrmoire (MMU), lors du changement de domaines de protection.

La structuration d’'une application en plusieurs domaines de protection est une alter-
nativea I'utilisation de serveurs lorsque ces derniers ne sont pas parfzg plusieurs
applications. Plusgr¥ralement, le domaine d’application des domaines de protection est
la construction d’applicationa partir de composants logiciels ne pedant pas le grhe
niveau de confiance. Notamment, certains domaines de protection peuverdgrdad-
tribut superviseur et sont ainginéme d’aceder directement au noyau et au eral. De
ce fait, les domaines de protection superviseurs sont une soéibigante au support d’ex-
tensions systmes spcifiquesa une application. Ce metE de micro-noyau a doerlieu
a une imp¥mentation, DP-Mach [22], qui e réalie par modification et extension du
micro-noyau Mach. Outre un apport en terme de performance sur le changement de do-
maines de protection, ce travail montre que la mise en ceuvre des domaines de protection
peutétre faitea partir d'un systime standard avec relativement peu de modifications au sein
du noyau.

Spécialisation automatique de composants sy&stnes

Dans un systme reposant sur l'utilisatioregérali€e d’extensions systie sgcifiques
aux applications, le probme qui se manifeste est I'automatisation de la mise en ceuvre de
telles extensions. E¢riture manuelle de composard hocest bien af possible, mais
cette solution ne pewtfe raisonnablement utiée que par des concepteurs d’applications
experts en systhe. Pour@Soudre ce probhe, nous avons proposhe solution reposant
sur la sgcialisation automatique de composaretaéﬁquesA ce titre, nous nous sommes
plus particulerement intresgesa I'application de la technique deValuation partielle

L"evaluation partielle [31] est une technique de transformation qui a pour buede sp”
cialiser automatiquement un programme en fonction d’'un sous-ensemble connu des don-
nées d’'entee (appadésdonrees statiquegs C'est une transformation de programmes qui
préserve la emantique du programme original dans la meswréeoprogramme ggia-
lisé (appet’égalementésiduali€), appliqué aux doneés manquantes (ditdgnamiques
c’est-a-dire inconnues), produit le emie Esultat que le programme original applga”
toutes les doreés (cf figure 1.1).

Afin de permettre la sgrialisation de composants systé, nous avons parti@@ la
conception de Tempo [32], wvaluateur partiel pour programmes C. TemmieasfEcifi-
guement coay pour le domaine des programmessg#t’; c'esta-dire que la p€ision des
analyses mises en ceuvre dans Tempo egteljmaf les moeles de programmation que I'on
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FiG. 1.1 —Evaluation partielle

rencontre dans les programmes sys¢. Plus m¢i€ment, nous avons vaédlempo, via la
spécialisation de la mise en ceuvre de I'appel de pdacéa distance (ca-d., RPC) dve-

loppé par Sun en 1984. De part son architecture, le RPC de Sele e multiples sources

de ggréricité, ce qui en fait un &s bon candidat pour la spialisation ; nous obtenons un

gain de performance allant jusgul,3 sur un appel completegéau inclus). Sur I'enco-

dage des dore€s au sein du talon, le facteur d’optimisation va juadd7 [75, 74, 69].

Les retomlees de cettetude sont multiples. Lessultats obtenus montrent: (i) que la
spécialisation automatique est une technique permettant la mise en ceuvre performante de
composants sysmes ghériques, (ii) que le programmeur sgsie peut se liéfer en partie

de la contrainte d’efficaatét programmer de mae plus grérique.

Approche déclarative a la spécialisation

De manere ¢grérale, on peut distinguer plusieurs types decgglisation :a’la compi-
lation, a I'exécution et une approche inteeghiaire qui consista Electionnera’I'exécution
une instance parmi plusieurs versions-gfEciali€esa la compilation. Tempo offre une
approche uniforma ces dif€rentes formes de spialisation enaparant I'analyse du pro-
gramme de la gxialisation effective.

Dans le cas du RPC, la gestion de lagplisation est relativement simple puisque
celle-ci est effectaé uniquemera la compilation et qu'il n’existe qu’une versionespa-
lisee du programme. Dans un cadre plasggal, lorsque dirents types de sgialisation
sont melangss, de nouveaux pradifies apparaissent: commestetter les opporturas
de sgcialisation ? Sur quelle partie du programme faire porter é&gigfisation ? Quand
activer et @'sactiver une instanceespalige ? Etc. Bierevidemment, la gestion de laesp”
cialisation peuefre programreé directement en C. Toutefois, c’est uaehté complexe,
difficile a matfriser par un programmeur non expert, qui demande une intrusion au sein du
programme original et qui est par cegient potentiellement source d’erreurs.

Pour simplifier la gestion de la spialisation, nous avons introduit une approcke d”
clarative dans le contexte de la programmation oeiertbjet [102]. Plus pci€ment, le
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programmeur ei¢lare quelles ethodes doiverette sgcialiges et pour quels contextés.
partir de ces dlarations, un compilateuetérmine comment les versionsesjgliges sont
produites et gfées. Le esultat de la compilation est une versieteridue du programme
source, capable d'activer laespalisation lorsqueetessaire, et de remplacer les versions
spéciali€es d’'une maere transparente.

Dans notre approche, l'ueitde @claration est lalasse de dgcialisation Elle enrichit
l'information concernant une classe existante. Le rapport entre les classes normales et les
classes de grialisation est efini par une forme d'éfitage reposant sur ledasses de
prédicatsintroduites par C. Chambers [27]. Lesrgfices de cette approche sont (i) que
la déclaration n’est pas intrusive et (ii) qu'il est possible d’exprimer ureeghsation de
type incémental [33] par &éfitage de classes deespidlisation.

Une impEmentation d’un compilateur des classes deciglisation et réali€e pour
le langage Java [46]. Ce compilateur prend enesntiti source Javeéndu avec les classes
de sggcialisation et produit du Java standard. Le code Java est ensuite eensildu C,
au moyen d’un traducteur de code intelieire pytecodg [70]. Finalement, le code C
produit peuietre sgciali€ au moyen de Tempo.

Structure du document

La structure de ce arhoire est la suivante. La description du raled=TM, I'étude des
performances du prototype et lagsentation des t®ns de cette exgsimentation font I'ob-
jetdu chapitre 2. La conception e¢Valuation de DP-Mach sonédfites dans le chapitre 3.
Tempo et son utilisation pour epialiser le RPC de Sun sontgs€ntes dans le chapitre 4.
Les classes de spialisation et leur imgmentation pour le langage Java sagtites dans
le chapitre 5. Nous concluons dans le chapitre 6emmidant les perspectives soud®s par
nosétudes.
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Chapitre 2

Extensibilite et tolerance aux
fautes: 'approche FTM

Un syseme informatique t@fant les fautes eseélhi par sa capa@ta clivrer un ser-
vice continua ses utilisateurs eme si un ou plusieurs de ses composants internes sont
défaillants. La tokrance aux fautes est biemidemment une prog# hautementesirable
et la Bponse na@e a la question §ui a besoin d’'un syétme tokrant les fautesest “tout
le mondé&. Malheureusement, la mise en ceuvre de lerahce aux fautes repose sur des
techniques de redondance [62] qui induisent des siisoeri magfiel ainsi qu’en temps
d’exécution. En corejuence, relativement peu de gys€s informatiques parmi tous ceux
utilisés quotidiennement sont &séints aux fautes. Si la conception d’un sys¢ informa-
tique est toujours la recherche d’un compromis entre g ebla performance, la concep-
tion d’un syseme to€rant les fautes est encore plus complexe car le compromis reeherch”
doit tenir compte du aat; de la performance et du niveau de fiabilitie I'utilisateur estime
nécessaire pour le support de ses applications.

Ce chapitre prSente la conception de FTMgult Tolerant MultiprocessQF, un sys-
teme to€rant les fautea Usage gféral [13, 67]. L'objectif principal de cettetideetait
de construire un syste de “faible caf’ qui puisseetre utili€ sur des stations de tra-
vail standard. Plus ggifiquement en matre de systme, notre motivatioptait la cgation
d’'une néthodologie de conception de syistes d’exploitation fiables et extensibles offrant
la transparence de la tfince aux fautes aux applications utilisateurs. En d’autres termes,
porter une application sur FTM n’'implique qu’une recompilation du code source, sans mo-
dification de celui-ci. Ces diffents objectifs sont atteints par |'utilisation du micro-noyau
Mach et d'un ensemble extensible de serveurs fiables quéimmgtent les points de reprise
des applications et offrent la contingidie service enafiit des @faillances des machines.

L"etude de FTM s’est effect@” en collaboration avec BULL et s’estiendue sur cing
anrges. Elle a entre autres recouvert la conception edksdtion d'un prototype. De mul-
tiples aspects ordgte aboras, allant de la conception de machinesgilisation de cartes

1. La signification initiale de I'acronyme FTM a perdu par la suite une partie de sa signification, du fait de
I"evolution de I'architecture metielle vers des stations de travail disteles. FTM et dévelop@ dans le cadre
d’un projet commun INRIA-BULL, finane’en partie par la DRET via le contrat 90 346.
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magrielles, et bien& la conception de syastiies d’exploitation. Dans ce chapitre, nous
nous concentrons uniquement sur lagentation des aspects €ys€. Le lecteur irress’
par la totali€ des recherchegaliges pourra seeférer aux documents [12, 67]. Ces re-
cherches onete effecti€es en collaboration avec de nombreux chercheuesueliants,
notamment: Jean-Pierre B&né, Michel Baafre, Pack Heng, Mireille Hue, Nadine Pey-
rouze, Yves Prunault, Bruno Rochat, Patrick Sanchez et Patidartedli.

Le reste de ce chapitre est struetde la marere suivante. La section 2.1 est consacr’
a la pesentation globale de FTM. La section 2e&dt la prob€matique de la construction
d'un syseme to€rant aux fautes et la solution choisie reposant sur le concept de micro-
noyau. La section 2.3 psente le moele de systie fiable FTM. la section 2.4edfit les
performances du prototype construit. Nous concluons dans la section 2.5.

2.1 Conception d’'un syséme toErant les fautes et de faible
colt: 'approche FTM

Notre objectif de construction d’'un sygshe toErant les fautes et de faible s dicg
les choix de conception de FTM, tant au niveau de I'architecture que densgst’exploi-
tation. Nous @faillons maintenant ces choix.

2.1.1 Comment eduire le cdit matériel de la tolerance aux fautes

Le surcait magriel de la tokrance aux fauteseghend principalement du degde -
plication des composants du systé et de la gxificitt des composants empks,” En
congquence, la construction d'un sgste toErant les fautes et de faible wtoifnpose la
recherche de solutions minorant le dedeg gplication des machines; cecet téali€ de
deux facons: (i) nous avons choisi de ¢o€r une seuleafaillance magfiellea un instant
donrg, (ii) nous avons eCidé de faire reposer le systie d’exploitation sur un mede a
réplication passive des calculs et sur 'utilisation de points de reprise [38, 73]. Le premier
choix est justife par le fait que la fiabilé des stations de travail classiques a camsid”
rablement augmeattes dermires anaés et que lesedéillances matfielles deviennent
relativement rares. De fait, la probakglifue deux stationsedhillent au neine moment est
suffisamment faible powgtfe acceptable dans un environnemenedeau local. Notre se-
cond choix offre 'avantage qu’en mode de fonctionnement normal toutes les machines du
réseau effectuent des travaux diffnts. En revanche, en cas dgaillance d’une station,
les travaux qui s’egCutaient sur celle-ci sont relaggSur une machine secoarpartir d'un
point de reprise m&demment sauvegardDans ce cas, on peut noter que la machine de
secours egCute les travaux de la statiopfdillante en plus des siens.

Enfin, nous avons choisi de construire I'architecture FI pattir de machines standard
tel que des PC, des stations de travail ou des cartes industrielles (e.g, Multibus, VME). Cette
décision a pour coregjuence que laadéction desefaillances repose soit sur la nogponse
de la machine une reqafe exérieure (ex., dfection de crash par chien de garde) ou sur
des ngcanismes matiels inggesa la machine (ex., ECC, bit de pajtDans ce dernier
cas, la @étection d’'une erreur provoque I'atrde la machine par le syshe d’exploitation.



Syseémes d’exploitation adaptatifs et extensibles 19

2.1.2 Memoire stable transactionnelle: un support efficace pour la
meémorisation des points de reprise

L'impl'ementation des techniques de points de reprise requiedrzomsation de ceux-
ci sur un support quiasiste aux dfaillances des machines. La solution la plus usuellement
utilisée est celle propeg par B. Lampson consistaatconstruire une srhoire stablea”
partir de disques [60]. Cette approche est appegpldisqu’il est Bcessaire deggér des
structures relatives aux sgsthes de fichiers (ex.,@t8-data), mais sevéle inefficace lors-
gu’il est iécessaire de manipuler de petites structures telles que cellesastidia’'sein d’'un
syseme d’exploitation.

La contrainte d’efficacé’nous a amena développer une nouvelle technologie de-m”
moire stable, appe€ STM (c.a-d., Stable Transactional Memory). STM est le produit de
I"evolution du concept de emoire stable rapideedelop@a I'lRISA au cours de péé-
dentestudes sur les syamties distribas fiables : Enadre [7] et Gothic [8, 9, 11]. La STM
repose sur l'utilisation de bancs deemabire vive (i.e., RAM) sites dans deux machines
indépendantes pour des raisasdentes de disponibit’La STM offre les deux enés
de base suivantes: I'objet stable et la transaction. Peigrent, un objet stable estd”
fini comme une suite de motsemioire contigus et une transaction comme un ensemble
atomique d’ogfrations primitives sur des objets stables. Afin que les transactions et les ob-
jets STM puissengtre utili€s aussi simplement que des objets C++ standard, nous avons
congu une bibliotleque d’interface C++ qui masque I'ingotientation effective de la STM
au programmeur [72]. Deux versions de la STM e#étsuccessivemestudiées au cours
du projet: une version matielle offrant une protectioa grain fin des objets stables et une
version logicielle ne demandant pas aeloppement matiel sgcifique et pouvant de ce
fait &tre facilement poett sur des machines diféntes. Une descriptioretHillée des deux
versions de la STM pewtre troue dans [67].

Une STM peuttre vue logiqguement comme unemoire possdant deux ports d'ac-
cés indpendants (voir figure 2.1), ce qui permet de construire un site stable en regroupant
autour d’une STM, une machine primaire et une machine de secours. En mode de fonction-
nement normal, le processeur de la machine primairegoessn aces exclusifa'la STM
ety mémorise les points de reprise de ses processus. En ca$aiéadce, le processeur de
la machine de secours avorte les transactions en cours afin de restaetsraaterent des
objets stables (et des points de reprise), puis relance les processus interaguaptirsde
leur pcddent point de reprise. Il eatnoter que les sites stables sont regesypdr paires :
la machine primaire d’un site stable est la machine de secours de I'autre site stable et vice
versa.

2.2 Sysémes d’exploitation extensiblesa micro-noyaux:
une approchea la mise en ceuvre d'un sys&tme fiable

Nos objectifs de conception pour le systé d’exploitation de FTMtaient de satisfaire
les trois exigences suivantes: (i) offrir la ¢éoéince aux fautes de mang transparente °
I'utilisateur, (ii) fiabiliser 'ensemble des ressources du eysd, (iii) assurer la portabiét”
du syseme. La transparence de ladmhce aux fautes pour le programmeur d’applications
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FiG. 2.1 —Paire de sites stables

lui permet de concevoir ou dedtiliser une application existante sans aaimodifier
celle-ci oua écrire du code relati la gestion deventuelles dfaillances. Il est noter que

la transparence est d’ores efjal procuge par de nombreuses techniques de points de re-
prisea vocation de calcul scientifique [19, 39]. Cependant, la plupart de ces techniques ne
gére uniquement que la ressourcemvire des processus etglige les autres ressources
sysemes comme les fefres et les fichiers; ces approches ne permettent pas de fiabili-
ser des applicatiores vocation ghérale. En corsjuence, notre seconde exigeptait de
permettre I'extension de la technique des points de reprignsemble des ressources et
services sysimes. Ceci at& réalig par la conception d’'uneetfiodologie de construction

de systimes d’exploitation extensibles fiables.

Avant l'introduction de la technologie micro-noyau, l'égfation dans un syatie d’'une
nouvelle fonctionnalé’telle que la tafance aux fautes, ne pouveité effectee que de
deux facons: (i) construire un nouveau systea partir d’'une machine nue, (i) modifier un
syseme monolithique. La premie solution est certes performante mais induit une charge
de travail tes importante. De plus, cette approche souffre d’'une restriction de pogabilit”
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car le systine Esultant n’est pas foerent Eutilisable sur de nouvellesggrations de
machines. Modifier un syste existant permet desbudre certains pradaties de porta-
bilite puisque les ingriieurs sont libfés des proldmes bas-niveau induits par la machine.
Toutefois, le sysime avelopgE reste épendant des changements de version. Par ailleurs,
les interactions entre les d#fiféntes parties d’un sygstie monolithique ne sont pas toujours
parfaitement claires etdihies ; I'ajout et la mise au point de nouvelles fonctions sont donc
malaiss.

Les micro-noyaux [1, 66, 89] ont ouvert une treisie voie: ils offrent une machine
virtuelle bas-niveau et permettent la conception deesgss d’exploitation modulaires et
extensibles. Les syaties d’exploitation reposant sur des micro-noyaux sendrglement
structugs suivant un maelé client-serveur, c’est-dire que le systhe est compasd’un
ensemble de serveurs inephentant chacun un service |sE. Il est possible d'ajouter
de nouveaux services, au moyen de nouveaux serveurs, sana alkainger le noyau. Le
portage de ce type de sggtes est simplié puisque seul le micro-noyau deiré adapa
une nouvelle machine. Les services existants sgate€ment @senes en cas @volution
du micro-noyau, du moins tant que I'interface n’est pas meelifi’

Etant done’les avantages de la technologie des micro-noyaux, nous agoid d’im-
plémenter la t@fance aux fautes, tout ergservant les avantages de cette technologie. En
particulier, la peservation de I'extensibibta entraié la modification du classique melg’
client-serveur pour y imgrer des racanismes support de la ¢éofince aux fautes. Dans
FTM, ceci a€té réali€ par la conception de serveurs fiables qui enpentent des ser-
vices systimes continus (voir figure 2.2). Un serveur fiabéegeggune ressource sgste et
est capable, aps une dfaillance, de reprendre son serva@artir d'un point de reprise
local mémori€ en STM. De ce fait, un point de reprise d’une application utilisateur est
constitie d'une collection de points de reprise locaux des serveurs fiableseanilises
par le processus de I'application (ex., serveur de segmestsainé, serveur de fetres,
serveur de fichiers). La section suivante explique les raisons qui nous ong¢ ametehir
un modelea points de reprise cenénts bloquants pour sauvegarder les points de reprise
des applications utilisateurs.

2.2.1 Points de reprise coérents bloquants

La sauvegarde de points de reprise est un sujet gtéi lafgemenefude au cours des
anrees ecentes. Les dififentes technigues peuvetite classés en deux groupes: leem’
thodes reposant sur une sauvegardejrethdante (ou asynchrone) des points de reprise et
les méthodes reposant sur une sauvegardeité (ou synchrone). Dans les approches
de type iné&pendant, les processus prennent des points de reprise sans se coordonner mu-
tuellement. Les messageshangs soneventuellement rejas apes une dfaillance. Les
défauts de ces approches sont qu’elles sont soit sensibileet domino [17, 104], soit
gue le E-envoi de messages requiert des processtgsgrdinistes [19, 39, 56, 98]. Assurer
le comportement eterministe d’un processus requieslifination des sources de non-
déterminisme au sein du sgshe, telles que le parallsme entre processus, les interrup-
tions et les en&rés-sorties proje€s en ramoire [45]. En corejuence, la mise en ceuvre
de processusatérministes n'est pas toujours possible dans le eaérgl. De plus, les so-
lutions sont @pendantes du n&iél et ne sont pas applicablesous les types de services
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FiG. 2.2 —Structure d’'un sygtme d’exploitation FTM
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Avec les ngthodes de sauvegarde de points de reprisereots, les processus se coor-
donnent lors de la sauvegarde defat local afin de garantir la ceténce de celui-ci [28].
Le recouvrement aps une @faillance peut toujourstie effectea partir du point de re-
prise sauvegariét ne ecessite pas de rejouer Bxshanges de messages. Nous avons retenu
cette approche car elle necgssite pas deeger les sources de nomtgrminisme et peut
ainsiétre mise en ceuvre sur tout type de machines (mono ou multiprocesseur) sans impo-
ser de contraintes sur le micro-noyau. Les techniques de points de reprsergstsont
elles-n€me diviges en deux sous-groupes: les techniques bloquantes et non-bloquantes.
Dans les techniques bloquantes [59, 63, 99], les processus s’interrompent et se synchro-
nisent avant de sauvegarder leur point de reprise. Afiedeiré la duee d'argt, plusieurs
études ont cherehcommenteduire le nombre de processus (et processeurs) et le nombre
de messageschangs [2, 59].

Les méthodes de type non bloquant [36, 39, 64, 94] eitdppliq€es avec sues
aux applications scientifiques reposant suratgdsmhges de messages. Lorsqu’un processus
prend (ou regit) la décision de sauvegarder un point de reprise, il sauvegarde un point de
reprise temporaire et reprend soreeufion. Les points de reprise temporaires deviennent
définitifs ultérieurement lorsqu’il est certain que tous les processus ont saugedgard”
point de reprise temporaire et qu’aucun message n’est en transit. Cependant, lorsqu’il s’agit
de concevoir un systie d’exploitation, les techniques non bloquantes rendent difficile
voire impossible la gestion de ressourcesayss telles que les segmentemuire : les
processus des applications doivetre"stopps pour assurer que les registres processeurs
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sont colgrents avec les segments. Il faglement noter que les techniques non bloquantes
sont plus complexes mettre en ceuvre que les techniques bloquantes notamment en raison
de la récessi’d'implémenter un protocole detEction de terminaison de la sauvegarde et

la journalisation des messages lors dedextion du protocole. Pour les raisoneg@dentes

nous avons choisi un metEa points de reprise cenénts bloquants.

Lors de la conception du metE FTM, une attention particelie acté porge sur I'at-
ténuation du dfaut des moelesa point de reprise bloquard, savoir la suspension des
processus. Deux stegiies oneté étudees [68, 88]: (i) eduction du nombre de serveurs
enga@s dans un point de reprise, (i) minimisation de la taille des desisauvegaeds.

Les deux sections suivantestdillent plusieurs aspects de notre esipientation : la mise
en ceuvre du malé client serveur et le protocole de sauvegarde de points de reprise.

2.3 Description du moctle de systmes d’exploitation fiable

Cette section est consaera une descriptionetaillée du moéle de construction de
syseémes d’exploitation fiable. Nous gséntons successivement le reledClient-serveur
fiable, la construction de points de reprise eahnts bloquants et enfin la mise en ceuvre du
mockle sur le micro-noyau Mach 3.0.

2.3.1 Mockle client-serveur fiable

Le mocEle FTM repose sur un ensemble de processus serveurs fiabbdeBsapar des
processus utilisateurs [88]. Un serveur abstrait une ressoureaTsy$ex., segmenten”
moire, fichier,ecran) et estefini par son interface d’aes’et sorefat interne. Les com-
munications entre les clients et serveurs suivent leeteod’appel de prasdurea distance
(Remote Procedure Cal[79].

Un processus (utilisateur ou serveur) esté&eution d'un programmeesjuentiel. Le
code d’'un processus est compabine gquence d'instructions qui, soient modifierstét
interne, soient effectuent des RPCetat interne est compesles registres processeur, de
la pile du processus et de structures de @asrstatiques. Pour mettre en ceuvre kxtoice
aux fautes, nous associomshaque processus atat persistant (@-d., un point de reprise
local) résistant’une éfaillance unique de machine. Letts persistants des processus sont
mémorigs en STM, que les processus soient utilisateurs ou serveurs. Cependant, la forme
sous laquelle ils sont consewydiffere pour une raison deduction du volume dedtat
persistant et donc de la dag de sauvegarde du point de reprise.

Etat persistant d’'un serveur fiable. Un serveur posdde un comportementcyclique (voir
figure 2.3). Il attend les appels, les traite et retourne lesultat. Lorsque le serveur est en
attente deeteption d’'un appel, la pile et les registres processeurs ont une valeur fixe qui
peutétre aigment reconstruite pae+éxécution du code d'initialisation. Lors de la sau-
vegarde d’'un point de reprise global esbht, la sauvegarde detdt local persistant du
serveur est obligatoirement effeerilorsque celui-ci est en attente éeeption d’appel.

Ceci nous permet deduire I'état persistant du serveur uniqguement aux structures de don-
nées statiques et de les irepienter directement par des objets stables en STM.
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Processus serveur
Relance
> njtialisations;
Point de reprise’p,.
Début

Réception (appel);

Exécution de I'opération;

Retour (résultat);

Fin;

FiG. 2.3 —=Structure d’un serveur fiable

Pour relancer un serveur fiable aptine éfaillance, les structures statiques sont d’abord
restauees dans uetat colerent,ventuellement en avortant la transaction qui lesegd
partir de la valeur de ces structures, le code d'initialisatiomestme de étecter si I'ex-
cution est relativea une relance aps dfaillance et de eider du traitemera effectuer.

Etat persistant d’un processus utilisateur. Aucune hypotkse ne peuttie effectee au

sujet du comportement d’'un processus utilisateur. Enemunestice, Etat persistant d’'un
processus utilisateur doit contenir les registres du processeur et wediff segmentsen”
moire. Une solution na@é pour sauvegarder ces segments serait d’allouer un gros objet
stable. Cependant, une telle solution serait inefficace puisqu’un volume important de don-
nées non modiéés devraiefre recopa chaque point de reprise. Pour minimiser ce volume
de donm®es, nous avons utigine technique reposant sur la gestion dedenaife virtuelle

et la MMU du processeur. Cette approchetaintroduite dans le sysiie Targon [19]. Elle
permet de dferminer 'ensemble des pageemmire ayanefe modifées depuis le der-
nier point de reprise et qui doiveatre recoptes dans état persistant en STM. Comme
les micro-noyaux permettent deespaliser le comportement de laemoire virtuelle via

la notion de paginateurs, cette technique e Gtili¥e sans eCessiter de modification

du micro-noyau. L'impEmentation estedli®€e par le moyen d’un serveur paginateur fiable
qui gére les pages sous la forme d’objets stables [88].

Element de ecupération. Un élément de ecupEration est la ejuence d'instructions
exécuges par un processus (serveur ou utilisateur) depuis la sauvegardséhieptétat
persistant. Urelément de ecuggration permet de nommer de marr@ unique I'incarnation
courante d’'un processus. La validation d'elérhent de ecuggration Esulte en la sauve-
garde d'unetat persistent (@-d., point de reprise local) et la continuation du processus
avec un nouvetlément deetuggration. L'avortement d’'uelément deecuggration se tra-
duit par la restauration dedtat persistant pgdent et la relance du processus avec un
nouvelélément deecupgration. Une transaction STM est assea chaquelément dee-
cupération d’'un processus utilisateur: les objets stablesadatlpersistant du serveur sont
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manipuBs au sein de cette transaction; la validation (resp. I'avortementg@enknt de
récuggration entraie la validation (resp. I'avortement) de la transaction.

Dépendances. Pour construire un point de reprise eobnt distribe; il est récessaire
de tracer les €pendances qui peuverstilter de I'egcution d’'une opfation par un ser-
veur pour le compte d’un client pouvagiré lui-méme un client ou un autre serveur. Plus
préci€ment, les dpendances sont assees auxeléments deeCuggration des processus:

Un élément deetugErationEr, dépend d’'urelément deecugrationEr, noté (Er; —
Er,y), si 'avortement delr, implique I'avortement deir,. En d’autres termes, dir,
valide alorsE'r; ne peut plus avorter @tieurement. Pour garantir la validitle la @pen-
danceEr, — Er,, il est récessaire de validéfr,; avantEr,. Par rapporéla ddpendance
Ery — Ery, Erq estappad’le pedécesseur d&'r, et Ery le successeur der .

Marquage des cependances Le programmeur d’'un serveur doit associer I'un des deux
attributs,read ouupdate, a chaque opration du serveur; cet attributesgfie si I'opération
modifie ou non IEtat abstrait de la ressource &yat grée par le serveur. Il estnoter que
certaines oprations peuvent modifier la reggéntationeélle sans modifier éfat abstrait.
Par exemple, la lecture d'un fichier remplit le cache eermmire, mais laisse le fichier
inchang. En consquence, les attributs deserpfions ne sont pas propgau travers
d’appels imbrig@s. Les situations suivantes peuvessulter de I'appel d’'une @ation:

1. 'opération me&’jour I'état du serveur,

2. 'opération consulte état du serveur, cettat ayane modifié au sein de Elément de
récuggration,

3. l'opération consulte &tat du serveur, cettadt n'ayant pastt modifié au sein de &lé-
ment de ecuggration.

Dans la preméte situation, Etat du serveur est modifpar I'opgration. De ce fait, en
cas de dfaillance ul€rieure du client, 'opfation du serveur dodtfe dfaite ; il en Esulte
la dépendance&r ient — Erserver. D€ MEme, une dfaillance du serveur annule les
modifications effecteés par le client; nous avoegdlement la eépendancér. .y —
Er.;en:- Dans la seconde situation, le client consulte une version non persistargtatie I'”
du serveur. Si ce dernier a unefdillance, l8tat obserg’est perdu et par coeglent IElé-
ment de ecuggration du client doiefre avort’; il en Bsulte une dpendanc&re,yer —
Er.ie.nt. Par rapport’la premere situation, uneefaillance du client n'affecte pas le ser-
veur puisgqu’'aucune modification de setat n'a€te effecti€e par le client. Dans le troi-
sieme sehario, le client consultedtat persistant du serveur.eifiie si ce dernier a une
défaillance ul€rieure, [8tat obserg’existe toujours ; aucunegdéndance n’est engeeeér”

A chaqueelément deecuggration est assoeiin graphe local erhori€ en STM conte-
nantl’ensemble dexléments degCuggration dont il @pend. Le marquage desgEndances
est inggre au RPC ; au retour de I'epation, si une épendance est&ké, celle-ci est ajou-
tée aux graphes du client et du serveur.
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2.3.2 Construction de points de reprise cofrents bloquants

Notre exigence principale pour I'algorithme de sauvegarde de point de repaite
que le programmeur puissdré libre d'initialiser la sauvegarde d’un point de reprise. En
congquence, lancer la sauvegarde d’'un point de reprisegbeueffecte’par touglément
de Bcugration qu'’il soit un serveur ou une application utilisateur. Dans la suite, nous
désignons ceelément de ecuggration comme l'initiateur. Pour construire etaf global
cohérent, les dpendances emoriges dans tous les graphes sont @éis pour calculer
'ensemble deléments deeCuggration qui &pendent de l'initiateur; ceci est effeetu”
par un algorithme de poursuite. L'ensembdsultant est ensuite regraigh une action
atomique distribaé, I'initiateur devenantalors le coordinateur de I'action. Legseshidances
sont aussi utilisés lors du recouvrement agrdEfaillance pour calculer uetat colerent.
Dans ce cas, I'action atomique construite est aertl faut noter que suita hos egles
de dEpendance, I'ensemble de evbhce construi la suite d'une dfaillance n’est pas le
méme que celui construit pour sauvegarder un point de reprise glokederdh”

Nous voulions que le comportement du gyse soit autant que possible similadree-
lui d’un sysE€me non ta@tant aux fautes : afin de permettre un partage des ressources, nous
n'avons pas impasde politique deesialisation. De ce fait, lesléments deeCupEration
de clients spags peuvenefre regroups au sein du ehe ensemble de cet€nce. Par
exemple, dans la figure 2.4, le premier appel en lecture du clieetceé pas de dpen-
dance puisquediément deecuggration du serveur vient étfe initiali® et que I'ogtration
consulte I8tat permanent. En revanche, le second appel du elieréé une @pendance
car I'état du serveur att modifié par le client. De ce fait, lorsque le serveur prend la
décision de sauvegarder un point de reprise, I'ensemble deeobé contient lesléments
de rBcuggration des clients, b et du serveur.

Dans la pratique, lesatisions de sauvegarde de points de reprise sont effecoit
régulierement par une bibliotlgue @rant I'élément de ecuggration des processus des ap-
plications, soit par des serveurs fiables tels que ceux epgngles engés-sorties. Il en
résulte que &S peu de programmeurs de serveursagitrire I'instructioncheckpoint
et que dans une utilisation normale aucun programmeur d’application ne le fait.

Le protocole de point de reprise est iraplén& en trois phasedauild _atomic-
_action, precommit et commit qui sont mises en ceuvre decém compétement
distribuée par des vagues de messages [87]oledé la phasbuild _atomic _action
est de calculer uptat distribe cot€rent par transformation du graphe distelaiélément
de Bcuggration en un arbregalement distribet’Lors des deux autres phases, cet arbre est
utilisé pour propager les vagupgecommit  etcommit .

phase 1 (buildatomicaction) lorsqu’un processus utilisateur entre dans cette phase, il
suspend son @cution poueviter I'ajout de nouvellesepjendances. Toutefois, dans
cette phase les serveurs continuent de traiter les appels. Pour construire I'arbre, une
vaguebuild _atomic _action est diffuge de l'initiateur vers tous lesléments
de cuggration desquels ilebend (ca-d., ses e cesseurs). Lorsqu’il oejt cette
vague, urelément de ecuggration entre dans la phabaild _atomic _action
devient un sous-nceud dettietteur de la vague et la propagees pedécesseurs.

Si I'elément deecugration est dja un sous-nceud, il renvoie juste un acquittement
négatifa I'emetteur. Lorsque tous lesguEcesseurs ont renveyéur acquittement
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FIG. 2.4 —Construction d’urétat coterent
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(positif ou régatif), I'élément retourne un aceipositifa I'emetteur de la vague.
Seuls les ptecesseurs ayangpondu positivement sont gasldans I'arbre final.
La phasebuild _atomic _action se termine lorsque l'initiateur a ca tous les

acquittements de sesguécesseurs.

phase 2, 3 (precommit, commit) les phapescommit etcommit reposent sur le pro-
tocole classique de validaticam deux phases [47], mis en ceuvre par des vagues.
Apres Eception de la vaguprecommit , un serveur ne traite plus les appels; il
effectue urprecommit  sur la transaction qui lui est asseei diffuse la vague, at-
tend les acquittements de ses nceuds fils et renvoie un acquittement positif au nceud
pere. Lorsque l'initiateur a @y tous les acquittements de ses nceuds fils et s'ils sont
positifs, il ex8cute la phase demmit . Enfin, lors de laeteption de la vague com-
mit, les transactions STM sont vadid$ et I'ecution reprend au sein d’'un nouvel
élément deecuggration.

Il est possible qu’une vagumuild _atomic _action soit envoyea unélément de
réecugration ayant dja valid® ou qui excute les phases 1 et 2. Dans ce cas, il griak-
sation de deux actions atomiquepages : [élément de ecupgration termine I'egcution
du protocole de validation et renvoie un acquittemesgaiif pour ne pastfe ajout’a la
seconde action atomique. Notre algorithneeeggalement des situations plus complexes
telles que le regroupement de plusieurs initiateurs ou la pourseitntihts deecuEra-
tion. Une descriptionefaillée peuetre troue dans [67].

2.3.3 Mise en ceuvre du mogle FTM au dessus du micro-noyau Mach 3.0

Le mocEle FTM a€té mis en ceuvre au dessus du micro-noyau Mach 3.0 [1] en ajoutant
des ngcanismes permettant dergf les @faillances [71]. En effet, les erg#’de base de
Mach tel que lesaches, les ports et les objetemoéire sont perdus lors d’'unefillance
de la machine. Afin de pouvoir relancer les applications et les serveurs fiakdssiapré-
faillance, nous avonsayelop les trois ent#s suivantes: laathe stable, I'objet grhoire
stable et le port persistant.

Tache stable. Une @che stable efinit un environnement d’'&@cution; cette enft’est
utilisee pour impgmenter les serveurs fiables et leshtés utilisateurs. De mame similaire
aux fiches standard, unadfie contient des droits d’aes et un espace d’adressage virtuel.
Si le processeur qui exute unedthe stable a unettillance, I'environnement d’ecution
est E-instalk sur le processeur de secours : les objespife stables sont re-progst leur
adresse md@&dente et un fil de corulé est relane,a partir du code d'initialisation pour les
serveurs fiables (voir figure 2.3), atpartir du contenu sauvegardu compteur ordinal
pour les applications.

Objet mémoire stable. Un objet n€moire stable peuwdtie assimé’a une STM logique.
Il permet d'acedera la STM €elle et d'y allouer des objets stables. Un objermoire
stable est prig’d une #che stable; il est toujours proged’la méme adresse virtuelle lors
de la relance apss dfaillance.
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Port persistant. Le port persistant posgle essentiellement une fonction de nommage
permettant de eKigner les en&#s$ du modle FTM avec un nom unique (e-d., EUID)
survivant aux dfaillances. Dans une version primitive du netelFTM [10], I'envoi et la
réception de messages sur un port persistanepagmit la propaté d'étre atomiques; les
messagestaient nemori€s en STM. Ukttieurement, nous avons ael® cette prope
car sa mise en ceuvetdit trop cateuse et qu’elle retait Bellement utile que pouiegér les
acquittements au sein des protocoles de point de reprise et de restauraodEtgilfance.
Dans la version finale de FTM, la gestion des acquittemer énfégre au sein des
protocoles.

Finalement, il esh noter que ces trois erdg onte® mises en ceuvre par des biblio-
théques et des serveuresjaligs sans eCessiter de modifications du noyau.

2.4 Analyse de performance

Pour analyser les performances de FTM, nous avonseutlis’ classes d’application
repisentatives de I'utilisation des stations de travail : calcul scientifique et outils de bu-
reautique. Le calcul scientifiquest® repeseng’par deux applications de longue der’le
calcul de nombres premiers et le progranmp8dissu de la suite de tests Splash [95]. Les
outils de bureautique oeté illustrés par Iditeur de textenicro-emacs

Notre objectifetait d’analyser la @nali€ duea la toErance aux fautes pour I'egltion
sans @faillance d’un programme. On peut noter que cetteghi€ ne se mesure pas de la
méme margre pour nos deux classes d’applications. Pour le calcul scientifique, nous avons
mesu€g le surcaot total en temps d’ecution tandis que pour les outils de bureautique, la
pénalig est la duee de sauvegarde d'un point de reprisea-cl- le temps pendant lequel
I'utilisateur ne peut interagir avec I'outil.

2.4.1 Environnement de test

Nos tests comparent I'exution du nefne programme, sur laanie machine: (i) avec
Mach 3/BSD (Mk75) et (ii) avec un systie FTM issu de cette version de Mach. Le por-
tage des programmes sur FTMe& effectie par simple recompilation sans modification
des sources. Toutefois, pour analyser remultats de maare adquate, nous avons ins-
trumen€ nos programmes avec des instructicheckpoints . Pour comprendre les
sources d'inefficaclt, nous avons meseidivers paramtres tels que le surabtotal en
temps d’excution, la taille des points de reprise et laghude la sauvegarde. Les tests ont
et effectu’s sur une paire de sites stables constaupartir de mono-cartes industrielles
Multibusll de puissance comparalaeles Sun 3/60. La taille de laamoire centrale est de
20 Mo.

La configuration logicielle utilieé par les applications est compegiu processus de
I'application, d’'un paginateur de emoire virtuelle recouvrable, et d'un serveued’an
(pour micro-emacs). Le serveur deemoire virtuelle gre trois segments pour I'applica-
tion: les donees, la pile et le tas. Nous avons elément de ecugration par serveur
fiable et un pour l'application. En coaglence, un point de reprise met en jeelé- "
ments de ecuggration (5 pour micro-emacs). Dans notre configuration, la prise de point
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Nombre | Durée totale | Défauts | Surcaiten | Temps entre| Durée du | Taille du
dePr (seconde) | de page temps Pr (s) Pr (s) Pr (pages)
Mach, 0 1028 - - - - -
FTM, O 1036 197 0,78 % - - -
FTM, 4 1065 197 3,6% 266 7,25 2(pile)+64
FTM, 7 1070 197 4,09 % 153 4,8 2+32
FTM, 13 1076 197 4,67 % 83 3 2+16
FTM, 25 1092 197 6,23 % 43,5 2,25 2+8
FTM, 49 1125 197 9,44 % 25 1,8 2+4
FTM, 98 1192 197 16 % 12 1,6 2+2

TaB. 2.1 —Reésultat du calcul de 400 000 nombres premiers

de reprise esteatlenclee par IElément de ecuggration de I'application qui de ce fait de-

vient coordonnateur. L'ee€ution du protocole de point de reprise donne &diechange

de 5 messages entre le coordonnateur et un aléraent de ecuggration: 2 pour la
phasebuild _atomic _action , 2 pour la phase dgrecommit et 1 pour la phase de
commit . De ce fait, 15 messages Mach sechangs (20 pour micro-emacs). Lors de

la sauvegarde d’'un segment demmdire virtuelle, un minimum de 3 messages Mach sont
échangs entre le serveur et le micro-noyau: une equieflush du serveur vers le
noyau, 1 messag#ata _return  pour chaque tranche contigdé 256 K& du noyau vers

le serveur et un message de fin de flush du noyau vers le serveur. Comme la taille d’une
page neémoire est de 8 Ko, hous avons un message Mach pour chaque groupe de 32 pages.

2.4.2 Calcul de nombres premiers

Notre calcul de nombres premiers repose sur le crible d’EransthCe programme
pos®de un comportement de producteur damoire. Comme un entier est long de 4 octets,
une page remoire contient 2048 nombres premiers. La table 2thitlé les gsultats du
calcul de 400 000 nombres premiers en faisant varieelguiehce des points de reprise en
fonction du nombre de pages de nombres premiers produites.

Pour un utilisateur le choix de lagiguence des points reprise correspond essentielle-
ment au temps de calcul qu'il accepterait de perdre en caefddldhce. Le suraat"en
temps d’excution de FTM est compris entre 3,6% et 16%. Le minimum est obtenu en
effectuant un point de reprise toutes les 266 secondes, ce qui correspoagherte maxi-
male de 25% du calcul effe@ule maximum de 16% est obtenu en effectuant un point de
reprise toutes les 12 secondes, ce qui correspamte perte potentielle de 1% du calcul
effectlg.

2.4.3 Mp3d

Mp3d est un programme de calcul scientifique esritatif de la simulation des fluides
raréfies [95]. Nous avons ecu€ mp3d pour deux tailles d’espace de ewmlles, 10 000 et
30 000, sur 300 pas d’exution (voir figure 2.5). Les points de reprise efit Sauvegares

2. Ceci est la taille maximum permise par Mach.
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tous lesn pas, de mamwirea faire varier la quantitde calcul potentiellement perdue en cas
de cEfaillance.

o Surco(t, 30 000 molécules.. - Taille du point de reprise, 30 000 molécules
=& Surcodt, 10 000 moléculesz aTaille du point de reprise, 10 000 molécules
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FiG. 2.5 —Reésultat de I'ekcution de mp3d

Le surcait minimal mesue’(5 points de reprise) est de 2% et 2,6% pour respectivement
30 000 et 10 000 mektules. Le surast"/maximal (100 points de reprise) est de 13,7% et
23% pour respectivement 30 000 et 10 000 ecales. Le gradient du sunegbén temps
d’exécution, &pendant du nombre de points de reprise, augmente lorsque le nombre de
molécules diminue. Ceci esudiu fait que le temps d’'e@cution demp3d augmente plus
vite que I'espace erhoire consommpar le processus. Une autre observation powsiaat
faite est quamp3d modifie pratiquement tout son espace de traaahaque pas d'ecu-
tion. Il en résulte que la taille du point de reprise ne diminue pas avec 'augmentation du
nombre de points de reprise.

2.4.4 Micro-emacs

Micro-emacs est uediteur de texte asseepandu qui existe dans plusieurs versions
pour des plateformes telles qu’Unix ou le PC. Nous avons choisi de porteditetr car
il est repesentatif des outils de bureautique que I'on peut trouver dans le domaine pu-
blic. M&me si certains outils actuels fournissent une formegige de point de reprise par
I'utilisation de fichiers disques, ce n'est pas le cas le plus commun. De plus, sidengyst”
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Défauts | Temps entre| Messages Durée du Taille du

de page Pr (s) datareturn Pr (s) Pr (pages)
Texte non modif” 10 15 3 0,98 <d<1,3 3
Texte modifé 10 15 5 1<d<1,4 8

TAB. 2.2 —Exécution de micro-emacs

d’exploitation utili$€ n'offre pas de systhe de fichiers transactionnel, la sauvegarde du
point de reprise repose sur une solution ad-hoc. lbsnlté que la cadrence et la disponi-
bilite du point de reprise ne sont pas toujours a&sssien cas deeffillance [92]. Pour cette
raison, nous pensons que la fonction “point de reprise” est de la resporsdbitiy/stme
d’exploitation et doit yetre inEgiée.

Micro-emacs est repsentatif des applications qui utilisent des eeg-sorties: lors de
la reprise apes dEfaillance, I'utilisateur doit voir sur sogctan une re@sentation codrente
avec l'‘état interne de son texte. Cette fonctionmabst offerte au moyen d’un serveur
d’ecran fiable quefmule une console VT100. Ce dernier est simplement mis en ceuvre
en mémorisant une copie desictan en STM. Lors de la reprise, le servewaddn remes”
jour automatiquement la fetre de I'utilisateur avec un contenu esbht avec les segments
mémoire du processus dediteur.

Pour unéditeur, le temps d’ecution est une mesure qui n'a aucun sens. Lererit’
important est la dwé d'exécution du point de reprise, car pendant ceéBqule I'applica-
tion est suspendue et neagit pas aux interactions de l'utilisateur. Toutefois, les carast’
ent®s par l'utilisateur sont mis en tampon par le syst et traiés apes la sauvegarde. Nos
mesures orgté réaliges avec I'environnement FTM initiadisle marerea sauvegarder un
point de reprise toutes les 15 secondes. Si le texte n'est pas endaifiiee d’'un point
de reprise est approximativement d’'une seconde avec une variation de 3@batden-
nancement. Il esa hoter que rafme si l'utilisateur ne modifie pas le texte, 3 pages sont
modifiées par la boucle d’attente de cagset. Si le texte est modifppar entee de carac-
teres, eretartant le cas d'importantes modifications, 8 pages sont reedifiigmentant
ainsi le temps approximatif de sauvegarde d’un point de reprise de 0.1 seconde.

2.5 Legons et conclusions

L'objectif principal de FTMétait la conception de sysnes tokrant les fautes de faible
calt. Plus secifiquement en matre de sysime d’exploitation, nous voulions assurer la
transparence de la @iance aux fautes au programmeur d’applications. Nous concluons
maintenant en tirant lesdens de cettetude.

Syseme fiable extensible

Du point de vue d'un concepteur d’'un sysie to€rant aux fautes, le pradihie est
d’eviter d’avoira concevoir ed développer un systhe complea partir de la machine nue.
Ceci nous a ameaa concevoir un syste extensible reposant sur les concepts de micro-
noyau et de serveurs fiables. L'utilisation d’'un micro-noyaesprve la pfenni€ des @-
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veloppements en cas de changement de I'architecture. L'extergsji@lithet de configurer
le syseme aux besoins des applications; seuls les serveurs figelésment utilies sont
nécessaires dans une configuration dandi( sysme.

Dans la conception du metk client-serveur fiable, nous avons pris soin desprver
la propreéte d’extensibili€. Lors de la sauvegarde d’un point de reprisestan Coterent est
construit de mamire dynamique sans regpir'la sggcification d’une configuration logicielle
statique. Cependant, le prix algorithmique de I'extensiiéist que la sauvegarde d'un
point de reprise eéCessite I'egcution d’'un protocole en trois phases au lieu de deux [59].
Enrevanche, notre metE ne @grade pas les performances du RPC d@axion d'un RPC
FTM nécessite le mme nombre de messages qu’un eyst ' Mach standard. La &fince
aux fautes n’engendre un sutta@jue lorsqu’un point de reprise est sauvegard”

Enfin, il esta noter que I'expfience acquise danstlide de FTM, nous a permis de
concevoir d’autres services &lints aux fautes pour des environnements plasigues.

En cooration avec Gilbert Cabillic et Isabelle Puaut, nous avonsamph€ une version
optimigge de notre algorithme de points de reprise pour uemaire virtuelle partagg
s’exécutant sur une plateforme multiprocesseur Mach/Paragon [23].

Par ailleurs, nous avongdélope, en coopfation avec Nadine Peyrouze, un serveur de
fichiers fiable pour le protocole NFS [82, 76]. Ce serveur est similaire aux serveurs fiables
FTM et repose sur I'utilisation d’'un cache stable, issu de la STM,empei€ par logiciel.

Il esta noter que ce serveur est deux fois plus rapide que le serveur SUN d'origine et offre
un débit de 25% sugxieur.

Vers un nouveau moale de micro-noyau

Ainsi que nous I'avons mordrdans le paragraphequédent, la peservation de la pro-
priéte d’extensibili€ se traduit par une augmentation du nombre de message et
gés lors de la sauvegarde d’'un point de reprise. La performance des communications noyau
est par corsquent critique dans le met&' FTM.

La relative inefficacit’des communications entacties est en autres dada’pesence
d’espaces d’adressages difthts ce qui impose des conversions d’adresse potentiellement
sources d’erreur. Comme il I'at® monte dans le systhe Opal [29], S'il est eCessaire
gu’un client et serveur soient peggs I'un de l'autre, lasparation des espaces d'adressage
n'est pas pour autant obligatoire.

Cela nous a amerd réfléchira un nouveau mazlé de noyau dans lequel les notions
d’espace d’adressage et de protection senbdpés I'une de I'autre. Cettetlde fait I'ob-
jet du chapitre suivant.
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Chapitre 3

Support noyau pour la protection
mémoire a grain fin

Dans un environnement de programmation moderne, une application est eangjgos”
modules (ex, bibliotaque graphique, base de dees; ...) qui sontdtrognes de mul-
tiple fagons. Ceux-ci peuverdtfe écrits dans difffents langages de programmation, ils
peuvent provenir de diéifentes sources (ex, difénts groupes desdéloppement, du do-
maine public, de vendeurs de logiciels), ils peuvetinéé différents stades deedéloppe-
ment (ex, @verminage, test final), enfin ils peuvesite relatifsa’ différents niveaux du
syseme d’exploitation (ex, application, bibliatque, extension systie).

Une congqguence de cetteskErogenéité est qu’une application est souvent comgms’
de modules de difffents niveaux de confiance. Il est de ce faitessaire de preger les
donrées d’un module vis-Vis des autres. Un premier exemple est la protection des don-
nées d’'une base de dages visa-vis d'une biblioteque graphique. Un second exemple est
l'impl'ementation d’extensions seshe (ex, serveur fiable de FTM) ou des environnements
d’exécution de langages: ces modules doivent avoir la vigbdlitf le reste de I'applica-
tion, mais l'inverse n’est pas vrai. L'imgthentation de cette protectiargrain fin implique
gue le systime d’exploitation soia méme disoler les difféerents modules sangpaliser la
performance des communicatianger-modules.

Ceci nous a amera proposer un nouveau meld 'de micro-noyau dans lequel les no-
tions d'espace de protection et d’espace d'adressage eoaupées I'une de l'autre. En
d’'autres termes, unat¢he est compeg d'un ou plusieurdomaines de protectioparta-
geant un espace d'adressage unique. Un domaine de protection (DP) regroupe un ensemble
de rBgions nemoire (c.a-d., code et dore€s) avec la proeté qu'une Egion memoire peut
seulemenefre acete par un fil de contilé s’exécutant au sein du domaine de protection.
Le changement de domaines de protection s’effectue pappel de proédure proége
(PPC).

Le béréfice de ce moele de noyau est la pservation de I'associatianune applica-
tion d’un espace d’adressage unique. Le partage deedsrest ainsi facii, puisqu’il ne
requiert plus de conversion des noms (adresses). Bguite moins d’erreurs de program-
mation et une plus grande efficaz#t1'exécution.
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Pourquoi enrichir le noyau avec des domaines de protection?

Ainsi que nous l'avons erit dans la section 1.1.2, il existe d’autres approchés °
protection que la modification du noyau. L'utilisation d’un langage fortemer tgpue
Modula-3 permet de prenir des aaes incontolés. Toutefois, cette technique n’est appli-
cable que si tous les modules de I'application smmits dans des langages fortementtyp”
L'isolation de fautes [103] par insertion d'intructionsnfiant la Bgali€ des adressesfé-
rences est irdfessante car ighendante du langage utdis.” Cependant I'ietét de cette
technique est limé&é par le suraat™qu’introduit la \érification des adressesférene&es.

Dans le contexte d'un noyau standard, la seule solution corgiéeer les modules de
I'application dans diftentesathesaA titre d’exemple dans les systiesa’ micro-noyaux,
I'utilisation du concept deatthe en tant qu’urétde protection &t utilisee pour impé-
menter des sous-sgshes prates (ex, personnadis Dos et Unix, systes de fichiers,
couches de communication). Cependant, utiliser delse$ multiples au sein d’'une appli-
cation complique la programmation et renditaise la communication inter-domaines. En
congquence, les programmeurs d’application choisissent souvent d’ignorer la protection
pour leurs applications.

Dans un micro-noyau tel que Mach, la relative inefficaci€s communications entre
taches est notamment due au nombre de foncti@ftectuer. Cette communicatiorces-
site d’'empaqueter les paranés dans un message, d’ordonnancer les fils deaentté
commuter les espaces d'adressage et enfiregaglieter les paratres. En adoptant un
mocele de communication inter-domaines pedafal par PPC, nowevitons de commuter
les tiches. De plus, ce @sanisme tireegalement avantage du fait que les DP partagent
un espace commun d’'adressage: dans les gdssoDP se recouvrent etidé cache de
traduction d’adresses de 'UGManslation Lookaside BuffeTLB) contient des engés
visibles dans les DP appsl‘et appelants, noesitons de recharger ces ezgs du TLB
dans le domaine appelGidce aux dif€rentes techniques d’optimisation que nous avons
implémenges, un PPC pesetre jusqua 6 fois plus rapide qu’'uachange de messages entre
deux #iches Mach 3.0.

Structure du chapitre

Le reste de ce chapitre est consaarla description de DP-Mach, un micro-noyau
Mach 3.0 [1] inEgrant les domaines de protection. DP-Maabsprve la compatibiktbi-
naire avec Mach 3.0, ce qui permet &utilisation des logiciels existants. La section 3.1
présente le mogle du noyau. La section 3.2dfit les points importants de I'imghenta-
tion, en particulier le PPC et les modifications appestau micro-noyau Mach. Enfin, la
section 3.3 pgSente unevaluation de performances pour une plateforme PC/i486 66Mhz.
La conception et le eveloppement de DP-Mach oeg”effecte’s en collaboration avec
Ciaran Bryce dans le cadre de s&#le’; une description plugtillée de la mise en ceuvre
peutétre troue dans celle-ci [20].
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3.1 Modele d'un micro-noyau integrant les domaines de
protection

Entit és de base

Dans notre moele de noyau, laaithe repesente presque laamnie abstraction que dans
Mach: elle offre un environnement de nommage unique contenant un espace d’adressage
et un espace de ports. De plus, elle inclut un ensemble de domaines de protection (DP).
Un DP regroupe un sous-ensemble degiohs nemoire d’une &che. Un fil de conofe
s’exécute au sein d’'un seul D& un instant donmet peut seulement saxdér les egions
mémoire appartenart ce DP. Comme toute abstraction Mach, un DP est neman’un
port.

Un fil de contole effectue un changement de DP au moyen d’'un appel deguoe”
prottge (PPC) qui est un atanisme similaire au LRPC [15]. Le changement de DP est
effectus par appel d’un "trap” noyau ; au retour de ce trap le fil e@xte au sein du domaine
appe€. Un appel de praiure progge ne peuefre effecte’que vers des points d’eat”
prédéclags lors de la @ation du domaine de protection.

Le nommage des ports est unique au sein d'achéd’ Toutefois, I'aas aux ports est
contdlé sur la base des DP. Une primitive noydpupassport_right() permet le transfert
de droit sur un port d'un DR Un autre.

Outre les domaines de protection normaux, il existe deux sortes de DP particuliers:

— DP_ROOT: il existe unDP_ROOT par Bche. Celui-ci poggle une visibil sur toutes
les Bgions nemoire de ladthe. LeDP_ROOT est le DP par dfaut et est automati-
guement czé a la c€ation d’une#the. LeDP_ROOT permet aux applications Mach
standard de s’&cuter sans aucune modification de leurs binaires.

— DP Superviseurc’est un DP dans lesquel un fil de carlr S'exécute avec la priomt”
superviseur du processeur. Un DP superviseurguesacesa I'ensemble du noyau
ainsi qu'au magfiel. Ce type de DP offre une soluti@égante pour la mise en
ceuvre d’'extensions systie possdant la nreine duee de vie que laache qui le
contient [21].

Modules protéges

Du point de vue de I'application, un DP contient omodule proége. C'est une enté”
qui peut uniquemerdtfe acedee par les praedures de son interface. Un talon est associ’
a chaque module pre¢é. Le talon empile les paraetres de la praadure appelé et appele
le trapdp_call(). Cet appel noyau effectue la commutation de domaines et relance le fil de
contdle dans le DP appelUn PPC posgie la signature suivante :

ppc (dpport, entrypoint, procid, proceduregparameters,[capability])

Le paranetre entry point identifie le module prate ; c’est la valeur de I'adresse du
point d’entée dans le DP. Le paratreproc.id identifie la proedure du module pretg
qui va étre appeade. Le paramtrecapability est optionnel; son but est de carlaf I'ac-
cés au module pretg. Dans notre magle, une capaatest impEmenge par un mot de
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passe (ca-d., un nombre aktoire). Cette capaeitést \erifiee par le module appelors
de chaque PPC. Le fait que leegenisme de capaeisoit impEmeng dans le module pro-
tégé permet I'impEmentation d’'une politique de conte’d’ac&s proprea’chague module
(eventuellement abscente). |l eshoter qu’une im@mentation similaire des capasta
été utiliste dans les sysies Amoeba [66] et Opal [29].

Les modules pretgs sont le plus souvente&s par le chargeur du sgshe d'exploi-
tation. Le chargeur e€ la tiche et lesagions nemoire projetes, puis il cee les DP
contenus dans lathe et initialise les points d’eeg’en utilisant respectivement les appels
dp_create()et dp_register() Enfin, le chargeur rend visibles lesgions nemoire au sein
des DP.

3.2 Mise en ceuvre des domaines de protection

Cette section &Crit les modifications app@#'s au sein du micro-noyau Mach 3.0 pour
gérer des DP, puis l'imgmentation du PPC et ses optimisations possibles.

3.2.1 Moadification du micro-noyau Mach 3.0

Les modifications de Mach concernent principalement le sousfagstEmoire n€me
si quelques changements mineurset@appores aux sous-systes de gestion des ports et
des fils de contfe. Le sous-systhe némoire de Mach repose sur les structures suivantes:
VM_MAP, PMAP, K_OBJECTS€Et PAGES

— VM_MAP : cette structure repsente I'espace d'adressage dealeht. Elle contient
une liste de structurem _MAP_ENTRY décrivant chagqueagion mémoire de ladthe.
Une structureyM _MAP_ENTRY définit les valeurs d’afitage de laegion, son ges-
tionnaire némoire, la taille et un pointeur sur ke OBJECT contenant les pages de
la région actuellement mapp’en nemoire. Le module logicielm mapimplémente
les oErations de rafmoire virtuelle de Mach telles qwen protect() vm allocate()

— K_OBJECT: cette structure est utiks pour gfer les egions actuellement progss
en mémoire physique. UR_OBJECT contient principalement le port du paginateur
externe assoeia la Bgion et une liste des pages physiques.

— PAGES: les listes de pages contiennent des descripteurs de toutes les pages de la
mémoire physique. Outredtat de la page, un descripteur de page contient I'adresse
physique de la page et un pointeur sur le paginateur externe auquel la page virtuelle
appartient.

— PMAP: cette structure&rit les associations adresse virtuelle/adresse physique de la
tache. Il existe une seule structrRAP par espace d’'adressage. Le moduieap
est dEpendant du processeur. Saerést d’'impEmenter les ogrations suivantes:
trouver I'adresse physique assee# une adresse virtuelle, effacer cette association
ou en ajouter de nouvelles, trouver les adresses virtuelles egsaciine adresse
physique, changer les droits de protection eetfiér si une page deemoire virtuelle
aété lue ouecrite.
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Le noyau dans Mach posdé son propre espace d’adressage et sa propre stucture
PMAP; I'espace noyau est progetians tous les espaces d’'adressageatbeta’ la néme
adresse virtuelle dans la partie haute de I'espace d’adressage virtuel de elthgue t”

Modifications apportées au sous-sy8tne nmemoire

L'un de nos objectifs d'imm@mentatioretait de limiter les modifications dans la mesure
du possible aux modulesn. mapetpmap Apres modification, la structurmAP référence
un espace d'adressage contenant plusieurs DP. Plusieznatiops onefé ajoutes dans
le modulepmapdans le but de e®r, dtruire, activer et dSactiver des DP ainsi que pour
changer la visibilig"d’une Egion némoire au sein d’'un DP.

Le modulevmmapa € modifé comme suit: (i) chaque structuvér _MAP_ENTRY
contient une liste de DP dans lesquels uegioh est visible; (ii) une structure suppl’
mentaire DP_MAP, est allowe par &che et contient une liste de structub@sMAP_ENTRY
décrivant chacun des DP de kxtie.

Les UGM de processeurs CISC typiques tels que ceux des familles MC68000 et i486
n’'implement pas la notion de domaine de protection. Pour ces processeurs, I'espace d'adres-
sage est linaire et est imglmeng€ par un arbre de translation d’adresses. Un fil de oftr”
s’exécutant dans unethe possde un aces directa toutes les pagesamioire actuelle-
ment Esidentes en amoire physique eteféren&es par I'arbre de lathe. LimpEmen-
tation d’'un DP consista lui associer un arbre de translation qui@gtiémment un sous-
ensemble de I'arbre de translation global dedehe (c.a-d.,bP_ROOT). Changer de DP
revienta changer le pointeur racine sur I'arbre de translation.

Lorsqu’un dfaut de page est leyle noyau consulte la structuver_MAP de la Eiche
pour ddterminera quelle ggion mémoire, et dona quel objet remoire la page appartient.

Le noyau erifie que la page n’est pas actuellement esnmaire avant d’envoyer une re-
guéte au paginateur externe. L'estrdans I'arbre de translation est mageur une fois que

la page @f¢ amere en nemoire principale. Seul lemAP du DP qui a ghéré le défaut est

misa jour; sila page est visible dans d’autres DP, leurs arbres de traduction ne serant mis °
jour que s'ils grerent un @éfaut de page. Comme la page petre @&ja en nEmoire, la g-
solution du é&faut est moins ageuse. Cette stregie derésolution paresseussst similaire

a celle de Mach [1].

3.2.2 Sclema d’execution de base du PPC

L'impl'ementation du PPC repose sur une optimisation du LRPC [15] pour un espace
d’adressage unique. Le LRPC est luemé une optimisation du RPC pour des espaces
d’adressage sits sur le refne processeur, pour lesquels les pa@es transfés sont
non-complexes. La difffence essentielle entre le PPC et le (L)RPC est que le PPC ne
nécessite pas de predires sptiales pour encapsuler des paedres complexes de type
pointeur (comme des listes ahées) puisque ces em#t’sont nommés de fagn unique
par les domaines appelant et aggpel”

L'impl'ementation du PPC utilise trois structures de dm 'unéd-stack uneE-stack
etun segment de liaisotune A-stack est uneegion mémoire projete dans les domaines
appelant et appel’ elle est utilise pour trangfer les paramtres. Une E-stack est une
région mémoire alloee pour la pile du fil de cordié ; de ce fait un fil de condté possde
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une €quence de E-stacks, une pour chacun des domaines qu'’il a ¢mvEegendant, un

fil de contBle peut uniquement aedera la E-stack de son domaine courant.degment

de liaisonest une enté visible par le noyau, qui pour chaque PPC conserve I'adresse de
retour (PC) du fil de contilé et I'adresse du pointeur de pile pour le domaine appelant.

Phase 1 - compilation et chargement. Pendant la compilation et le chargement, les ta-
lons de communication soneggrés pour les modules appelant et apgp&loureviter (en

C) la double copie des paratnes lors d’un appel de predire (une copie sur la pile du fil
de contole, suivie d’'une copie sur la A-stack), les talons sont anpth€s par des macros
de code assembleur. Le talon choisit une A-stack qui est libre. Dans lei tas DP appe-
lant et apped'ne sont pas disjoints, I'utilisation des A-stacks n’est pas toujaasssaire.
C'est en particulier le cas lorsque le DP ampekt une extension de I'appelant, puisque
I'appelé peut alors lire les paragtres directement. Les paratreés de retour doivent donc
étre pla€’s dans la mrmoire visible de 'appelané la création d’un DP, le noyau alloue de
la mémoire dans le DP pour les E-stacks. Le nombre de E-stacks dans un B&ergpile
dege maximum de paralisme du DP.

Phase 2 - connexion. Cette phase installe un canal de communication entre les DP. Les
A-stacks sont projegs dans les deux domaines en utilisant la primdjenakevisible().

Le nombre de A-stacks reggénte le nombre maximum de PPC simwdtadans le do-
maine. La connexion est normalement effegtdérs du premier PPC entre les deux do-
maines.

Phase 3 - appel & retour. Lorsqu’un fil de contole exécute un PPC, le talon de commu-
nication assoe choisit une A-stack libre, empile les parmines et appelle le trap noyau
dp_call(). Dans le trapgp_call(), le noyau sauvegarde le pointeur de pile et 'adresse de re-
tour dans lesegment de liaisqrehoisit une nouvelle E-stack, change la visikilitémoire

du DP, \Erifie la validi# de l'entry_pointet de I'identificateur de la prediure, puis reprend
I'exéecution du fil de conbie a I'adresse de la predure appeé. En revenant d’'un PPC,

le fil de contole exécute un traglp_return() qui récugere I'ancien pointeur dans la pile et
retourne son adresse, change la visiiligmoire du DP et reprend I'exution du fil de
contdle. Finalement, le talon appelantdite la A-stack.

3.2.3 Optimisation du PPC

Deux optimisations du PPC sordalisables gaCea I'unicité de I'espace d’adressage de
I'application: (i) I'optimisation des appels aux DP superviseurs, (ii) I'invalidatele&ive
des entees du TLB.

Optimisation du PPC pour les DP superviseurs

Le TLB contient gnéralement un attribut pour chaque estihdiquant si I'eneé est
visible en mode utilisateur ou en mode superviseur. On peut remarquer que dans ee cas pr’
cis, 'UGM offre une fonctionnali’similairea celle d’'unProtection Lookaside Buff¢s8].

De ce fait, la visibilig mémoire est comgltement giée par 'UGM lorsque la prior&’du
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CPU est changga I'interieur du trapgdp_call. Par ailleurs, il n'y a pas besoin d'allouer une
A-stack puisque le DP superviseur peds une visiblig’sur I'appelant. Comme la routine
est obligatoirement consitBe site, il n'y a pas besoin non plus d’allouer une nouvelle
E-stack.

Optimisation du PPC par invalidation sélective du TLB

Dans le schina de base du PPC, un changement de DP estingpi€ en changeant
le pointeur racine de l'arbre de translation de 'UGM, invalidant ainsi toutes legemntr’
du TLB sur certains processeurs CISC (ex, i486). Cependant, quand les DP appelant et
appe€ se chevauchent, certaines eas TLB sont invalidés inutilement (une emte” qui
vient juste d&tre invalice peutetre rechargé). Il aétt mesue qu’environ 25% du surea”
dans un appel LRPC nul esti diux défauts de TLB initiaux dans le domaine appgl5].
Par consquent, il est parfois pférable de modifier I'arbre de translation puis d’invalider
selectivement les erggs du TLB plubt que d’effectuer une invalidation globale.

Le surcait di au TLB dans le cas d'une invalidation globale egal au caf de I'in-
validation du TLB plus le cof des @&fauts sur les erges dand”, ou F' est 'ensemble
des adresses utibes par le DP appelqui ggréreraient le chargement d’une esdrdans
le TLB si celui-ciétait vide. Les chargements suivants ne nousr@dsent pas puisque le
colt de ces dfauts n’est pas influeegar le fait que le TLB soit inval@ globalement ou
selectivement. Soientlby,, le cait de linvalidation globale du TLB etlb,,;ss le cait
(en termes de cycles processeur sap@htaires) de I'aasa un mot nemoire quand son
adresse virtuelle n'est pas dans le TLB.ehdte la cardinak’d’'un ensemble. Le surab”™
d’'une invalidation globale du TLB est alors::

tlbglob + (#F * tlbmiss)

Dans le casgréral, le surcaf pour I'appelant d’'une invalidatiorefctive est le cat'de
l'invalidation des engés du TLB non visibles dans le DP apngilus le caf des @fauts
de TLB sur I'ensemblé" dont lese€léments ne sont pas encoregehts dans le TLB, plus
le cadt de la modification des ertes de I'arbre de translation d’adresse (PTE) poustesfl”
la nouvelle visibilig :

#HIN\ C) *tlbger + (#F — #(F N C)) # tlbmiss) + (D * y)

Les paramtres sonttlb,.,, le cait de I'invalidation glective d’'une engé dans le TLB.
N est I'ensemble des eets dans le TLB suivant la commutation d’'un DP mais avant que
I'exéecution ne reprenne dans le DP agpél est un sous-ensemble de N, contenant les
entes TLB qui sont valides dans le DP appeglest le cait de I'ecriture d’'une nouvelle
valeur dans un PTED est la diférence en taille de page entre les deux DP, @edir€ le
nombre de pages visibles dans le DP appetiais n'appartenant pagappelant. Le terme
#(F n C) dépend du comportement de la fonction appet ‘estegal au nombre d’en-
trées de I'appelant qui song-tilisées. Sa valeur est contenue dans l'intervalle [0 .. #F].
Renommons-le# F aveca dans [0 .. 1]. Avec ces notations, une invalidatielesfive est
rentable lorsque:

(#(N \ C) * tlbsel) — (a#F * tlbmiss) =+ (D * y) < tlbglob



42 G. Muller

Analyse d’'un PPC dans un DP englobant

Les DP englobants sont utiles pour l'inephentation de sous-sgshes afs qui ne re-
quierent cependant pas uneeextion dans un DP superviselér.titre d’exemple, nous
pouvons citer les serveurs fiables FTM, des environnementsclé®n pour langage ob-
jets, ou des personnai’systime. Nous analysons maintenant le gain de l'invalidation
sélective de I'appel d’un DP englobant pour un processeur i486.

Lors de I'appel, il n’y a pas besoin d'invalider le TLB puisque les adresses de I'appelant
sontégalement visibles dans le DP appélN \ C) estégala I'ensemble vide ¥ contiendra
les entees noyau aps le trap bien que ces degnés ne peuvergvidemment pagtfe
utilisées par le DP appe).” Pour le i486y vaut 2 : une instruction pour charger la valeur
du PTE dans un registre, puis une seconde instructioneprité I'adresse du PTELb,;
vaut 4. Pour une page eremoire physiquetlb,,;ss requiert 13 cycles processeur dans le
cas le plus rapide (le pire pour nous), et 29 dans le cas le plus lent (quand fefdbéaced
etdirty du descripteur de la page physique doivené positiones par le processeur). Par
congquent, I'invalidation slective est meilleure lorsque::

D < ((a#tF % 13) +4)/2

Le cas le plus dfavorable se produit quandvaut 0; D doitétreégala 1. Ceci est
peu probable puisqu'ily a partage entre les deuwxaause du passage de paetnes. Le
cas le plus favorable se produit quamdaut 1. Pour un #F typiquegala 20, D doitetre
inferieura 132 pour que I'invalidationedéctive soit plus efficace. En pratique dépend
essentiellement de la taille et du mappingmvire des paraetres. Sur un i486, la taille du
TLB est de 32. Par ailleurs, le noyau consomme quelquesestors de I'egcution d’'un
trap et de la modification du PTEeduisant ainsi la valeur de. Finalement, il doitetre
mentionrg que nous devons utiliser I'adressage absolu pour invalider ureeethirTLB.
Cette adresse peeatre EcupEréea partir de la phase ddition de liens.

Lors du retourF’ s'applique aux en&és chargés par le DP appelant (a-€., les €sul-
tats retourms par la proedure). La seule difffence avec la formule egdente est que le
premier terme pour I'invalidatioretéctive(#(N \ C')) devientD ; le noyau ne peut pas
savoir quelles adresses DP visibles dans le DP appeéte charges dans le TLB pendant
I'appel de proedure, aussi il doit toutes les invalider (I'invalidaticglexdtive de TLB est
de 11 cycles quand I'erg€ est pesente et de 12 quand elle ne I'est pas). Pour un ensemble
F de taille 20, une invalidatiore$éctive devient plus efficace quaidest plus petit que 20
pour una minimal, et 0 pour urx maximal. La section suivante ggénte unevaluation
réelle du PPC.

3.3 Evaluation de performance

Limplementation de DP-Mach eff effecti€e par modification de la version OSF
Norma MK 78 de Mach 3.0. La plupart des modifications eBtéffectiges en C; seules
quelques proedures onéefé implémen€es en assembleur pour empiler les paaes dans
les trapdp_call() etdp_return(). Pourévaluer I'efficaci€’ du PPC vis-vis d'autres solu-
tions, nous avons mesté temps d’egtution d’'une fonctioMax() , qui calcule le maxi-
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No. Implémentation Temps d’exécution | Accélération
(ps)

1 Taches spages 100,9 -

2 PPC (sans optimisation TLB 24,2 41
3 PPC (avec optimisation TLB 16,2 6,2

[ 4 | Bibliothéque utilisateur | 0,8 | 125 |

5 Appel syseme (Trap) 6,7 15
6 Appel syseme (Port) 48,8 2,1

TAB. 3.1 —Analyse comparative du temps céexition d'un PCC

Tache Temps d’Exécution
(us)
Gestion de la A-Stack 15
Trapdp_call() 11,1
Trapdp-return() 111
Pro&dureMax () 0,5
| Total | 24,2 |

TAB. 3.2 —Analyse @taillée du temps d'&cution d’'un PCC

mum de deux entiers. Legsultats de I'egcution pour une plateforme PC/i486 66 Mhz
sont pesengs dans le tableau 3.1.

La premeére ligne du tableau 3.1 correspoadineemulation des DP par deadfies
Mach. Le PPC estrhuk par I'envoi d'un message sur un port et un ordonnancement opti-
misé par la technique dbandoff schedulinfl8].

La seconde ligne du tableau 3.1 donne le tempset’etion d’'un PCCa’la fonction
Max() , cette proedureetant excuge dans un DP disjoint de celui du module appelant.
Une analyse elfaillée du temps d’eecution de ce PCC estgaénte dans le tableau 3.2.

Il esta noter que la fonctioMax() est excugea partir d'un TLB vide puisque celui-ci
est invalids globalement dans les tragp_call() etdp_return(). A titre de comparaison, le
colt de I'exécution de la fonctioMax() avec un TLB initiali€ (dans une boucle) est
d’environ 0,2us. On peut constater que le PCC est 4 fois plus rapide gosulation du
PCC par un envoi de messages erdehes.

La troisiéme ligne du tableau 3.1 donne le temps d@xion de la fonctioMax()
dans un DP englobant celui de I'appelant. Le TLB est ineadifléctivement. La praaiure
est appede dans une boucle. Il eatnoter que le contenu du TLB est encore valide pour
I'appelant au retour de la predire. Par ailleurs, le temps d&pdtion des deux traps est
réduit puisque les erge's du TLB correspondant au noyau ne sont pas ireedidCette
implémentation est plus de 6 fois plus rapide geentilation du PCC. Toutefois, on peut
noter que le PPC optimesést encore 20 fois plus lent que I'utilisation d’une bibledhe
utilisateur (voir ligne 4).

La cinquéme ligne donne le temps d'esution de la fonctioMax() lorsqu’elle est
implémenge par un appel syatie reposant sur un trap. Les appelsesyst Mach imm*
mengs de cette maeie incluent entre autresachthreadselfqui retourne le port du fil
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de contole courant. Le temps d’'ecution est &3 similairea celui d'un PPC vers un DP
superviseur.

La sixieme ligne du tableau 3.1 correspandne impEmentation par un appel sgste
reposant sur un port: I'appel est inephen& par un talon qui envoie un message sur un
port; ce message est finalement &gtir le noyau, et leesultat est renvayde la neme
mankre. Il esta noter que ces deux deenés solutions ne permettent pas le chargement
dynamique d’extensions sgstie — le noyau doitrea nouveau compg, lié et red&marg.

Finalement, notons que comme la dede I'exécution du DP s’accig’le rapport PCC
TLB-optimisé/non-optimig’s’amenuise. Toutefois, un PPC non-opterest toujours plus
performant qu'urechange standard de messages Mach.

3.4 Conclusion

Les apports de cetettide sont multiples. Notre mel# de noyau offre une alternative
a la structuration erathes d’applications compass de modules de diffénts niveaux de
confiance. Le gain imediat est relatif aux performances puisqu’un PPC est jasgfiois
plus rapide qu’'urechange de messages Mach. De plus, le processevdmgpement est
plus fiable car omvite de recouria'des conversions de pointeurs enaehes.

Le noyau in€grant les domaines de protection, DP-Mach, est compatible au niveau bi-
naire avec le noyau Mach standard, ce qui permetlélisation des applications existantes.
Enfin, il esta noter que peu de modifications @té apportesa Mach pour y intgrer les
domaines de protection. Bien qu’une partie derite’ vienne de la structuration modulaire
du noyau Mach, notre egpience montre que la protectiangrain fin peuefre aigment
étenduea’d’autres types de noyaux.

Du noyau extensible au systme adaptatif

Du point de vue de I'extensibiit"I'apport ce travail est d'offrir une soluticglégante
au support d’extensions sgste de refne duee de vie qu’une application, via la notion de
domaines de protection superviseurs. L'extensioresystest chaeg de marare transpa-
rente au programmeur au lancement de I'application et est supptorsque I'application
s'arréte.

On corcoit ai¥ment que la conception d’extensions sysé ne radve pas des conep”
tences du programmeur ordinaire d’applications. En fait, on aimerait disposer d’extensions
gérériques adaptables aux conditiongg@ses d'utilisation d’'une application. Biesvi-
demment, cette approche n’estdreSsante que si le processus d’adaptatioreedits de
mankére automatigue. Ces motivations nous ont aa@emous inéresser aux techniques de
transformation de programmes et plusgigmenta I'evaluation partielle.
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Chapitre 4

Specialisation automatique de
composants systme

Dans un systme reposant sur l'utilisatioregérali€e d’extensions systie sgcifiques
aux applications, le probime qui se manifeste est I'automatisation de la construction de
telles extensions. E¢riture manuelle de composard hocest bien af possible, mais
cette solution ne pewtfe raisonnablement utiée’que par des concepteurs d'applications
experts en systhe.

Pour Epondrea’ ce probtéime, nous avons propdsine solution reposant sur laesp”
cialisation de composant®rgriques. Cette solution n’est biearshtéressante que si le
processus de spialisation est automatique. Ceci nous ageparticipera’ la conception
d’'un spEcialiseur de programmes C (Tempo), qui est plus paréicainent cooy pour la
spécialisation de programmes sgste.

Notre approche peugtfe appligeea deux classes de composants adaptatifs : soit des
composants cans et @velop@s sgcifiguement dans un but deexgélisation, soit des
composants sysmes existants qui relent des opportureés de spcialisation. Dans ce
dernier cas, la gxialisation permet deetitiliser et d’optimiser du code existant tout en
préservant laernantique du code original.

Ce chapitre montre l'ifet de la sp€ialisation d’'un composant sgshe du commerce,
en l'occurence le RPC de Sun. Dans la section 4.1, noeseptons 'architecture logi-
cielle du RPC de Sun. La section 4fudie les opporturgs d’optimisation qu'’il reele.
La section 4.3 dtrit comment ces opportuag’peuvenetre exploi€es automatiquement
par Tempo pour sgrialiser le programme original. La section 4.égente les gains de per-
formance obtenus gcea la sgcialisation. Nous analysons en section 4.5 les probs
rencontes dans I'utilisation de Tempo. Enfin, nous concluons dans la section 4.6.

Le travail dEcrit dans ce chapitrea effecti€ enétroite collaboration avec les membres
du groupe Compose ayant partieipla conception de Tempo et, dans le cadre d’'une co-
opération avec I'Oregon Graduate Institute, avec Calton Pu et Ashvin Goel.
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4.1 Le RPC de Sun et son optimisation

Le protocole RPC de Sunett introduit en 1984 pour faciliter I'impinentation des
services distribes$. Ce protocole est devenu un standsedacto On le trouve aujourd’hui
dans de nombreux services distisutels que NFS [65] et NIS [85]. Comme leseaux
sont souvent de nature®rogne, il est Bcessaire de communiquer en utilisant un format
de donres indpendant des machines, ce qui implique l'utilisation de protocoles d’enco-
dage et de ecodage.

Les deux principales fonctionnadié’du RPC Sun sont:

1. Un ¢grérateur de talonrpcgen ) qui produit les fonctions talon du client et du
serveur. Les fonctions talon traduisent les pagtes de I'appel de predure en un
format de message iegendant de la machine app&DR, puis les messages XDR
en pararetres de la pragdure. Outre le RPC, le protocole XDR egilement utilis”
dans des environnements de calcul diseibétrognes tels que PVM [43] pour un
mocklea messages et Stardust [24] pour un Bled mémoire partagé distribee.

2. La gestion de Bchange de messagetravers leeSeau.

Concetement, le code du RPC Sun pede une architecture constl’de micro-
couches, chacune conseed une fonction petise. Par exemple, certaines micro-couches
serven@écrire les doneés lors de I'encodaga lire les doneés lors du dcodage ea 8-
rer les protocoles de transport tels que TCP ou UDP. Chaque micro-couclesdstgg ;
elle peutetre impEmente de diverses taps. De ce fait, I'organisation en micro-couches
du code RPC est caraxistique des logiciels syatie modulaires.

Un exemple simple

Atitre d’exemple, pour illustrer cette architecture en micro-couches du code RPC Sun,
nous considfons une fonctiommin qui envoie deux entiera un serveur distant et qui
retourne leur minimum.

Le programmeur utilisepcgen (le compilateur de talon du RPC) pour compiler une
specification de l'interface de la predurermin en un ensemble de fichiers sources C.
Ces fichiers im@mentent du @té client, I'envoi de I'appel et laedeption du esultat, et
du cog serveur, laeteption de I'appel et le retour desstiltats. Pour mettre en valeur le
code effectivement ecug, la figure 4.1 prSente une trace d’egution d’'un appehmin
(nous ne listons pas tous les fichieesdés parpcgen .1)

Performance du RPC

Le RPC est un des paradigmes de base sur lesquels reposent la pluparteteesyst’
distribués. De ce fait, la performance de ce composant est critique, et de nombreuses re-
cherches onett merges sur son optimisation [30, 54, 51, 80, 93, 100]. La plupart de

1. Par souci de clagt’nous omettons quelquestdils dans le listing du code : legdarations, les arguments
et instructions “iningtressants”, la gestion des erreurs, les conversions de dgpt,(et un niveau d'appel de
fonction.
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arg.intl = ... 1 Positionne le premier argument
arg.int2 = ... 1 Positionne le second argument
rmin(&arg) 1 Interface utilisateur RPCagérée parpcgen
clnt_call(argsp) 1 Appel de proedure gnérique (macro)
cIntupd_call(argsp) I Appel grériguea UDP
/I Encodage de l'identificateur de la pealtire
XDR_PUTLONG(&proc) 1 Encodage @rérique en refmoire, stream... (macfo)
xdrmem_putlong(lp) 1 Ecriture dans le tampon de sortie
1 et erification de non-dbordement
htonl(*Ip) 1 Sélection entreBig etlittle endian(macro)
xdr_pair(argsp) 1" Fonction talon ghérée parpcgen
I Encodage du premier argument
xdr_int(&argsp->intl) 1 Sélection &pendant de la machine
1 sur la taille de I'entier
xdr_long(intp) I Encodage etelodage grérique
XDR_PUTLONG(Ip) 1 Encodage en erhoire
xdrmem_putlong(lp) 1 Ecriture dans le tampon de sortie
1 et érification de non-dbordement
htonl(*Ip) 1 Sélection entreBig etlittle endian(macro)
1 Encodage du second argument
xdr_int(&argsp->int2) 1 Sélection @&pendant de la machine
1 sur la taille de I'entier
xdr_long(intp) 1" Encodage etefodage grérique
XDR_PUTLONG(Ip) I Marshaling grérique en remoire
xdrmem_putlong(lp) 1 Ecriture dans le tampon de sortie
" et vérification de non-dbordement
htonl(*Ip) 1 Sélection entreBig et little endian(macro)

FIG. 4.1 —Trace abstraite de la partie encodage d'un appel distarmin

cesétudes se traduisent par la conception de nouveaux protocoles qui ne sont pas com-
patibles avec un standard existant tel que le RPC Sun. Par ailleurs, lerpeotE la e-
implémentation d’un protocole qui estespfié uniquement par son imgtientation est que

ses caraetfistiques (et rafne ses bogues) peuveirte perduesgsultant en une impkhen-

tation qui n’est pas compatible.

Optimisation de logiciel existant

Une alternativea’la B-implémentation d’'un composant sgste est de efiver sys¢-
matiquement une version optireisa partir du code existant. Un premier avantage de cette
approche est que les versionarigées restent compatibles avec le standard. Un second
avantage est que le processus éevdtion systmatique peuttre €péte pour des machines
et sysemes dif€rents.

La question qui se pose naturellement est: existe-t'il des oppatusignificatives
pour la dgrivation de versions optimegsa partir de composants sgste existants ?

En fait, de nombreux composants ®/sE€ existants sont connus p@ire’ greriques
et structue’s en couches et en modules. Ceci introduitedéfites formes d’interptation
qui sont d’'importantes sources d'inefficacdinsi qu'il aéte montg, par exemple, pour le
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cas du systme de fichiers HP-UX [84]. Dans le RPC Sun, cetteggicité prend la forme
de différentes couches de fonctions qui intetpnt des descripteurs (@-¢l., des structures
de don®es) pour dterminer les paraetres du processus de communication :diestion
du protocole (TCP ou UDP), le fait d’encoder ou ddder, la gestion des tampons, . ..

Il est important de souligner que la plupart de ces pate#s sont connus pour tout
appel de proedure distante. Cette information petite’ utili|e pour gnérer du code s’
cialisé dans lequel ces integtgtions onefé éliminées. En fait, le codeegultant est adapt”
a une situation gxifique.

Nous examinons maintenant les formes d’intetgtion dans le RPC Sun, et comment
celles-ci peuventtre optimiges par sgcialisation.

4.2 Opportunités de spcialisation dans le RPC Sun

Le RPC de Sun repose sur difEntes structures de dares telles qQUELIENT ou
XDR Les champs de ces structures maintiennent des informations relatives ausrdés
couches du RPC : protocoles, tampons, adatd’encodage et deedddage, .. .. Certains
de ces champs ont des valeurs qui peueérd disponibles avant que l'eg(tion ait Eel-
lement lieu. Ces valeurs nepéndent pas des arguments du RPC ; elles sont soit iterpr”
tées plusieurs fois, soit propagsa travers les couches du processus de codagedadge.
Comme ces valeurs sont disponibles avantd@xion, elles peuvemtrfe la source d’opti-
misations : les calculseppendant seulement de valeurs connuestatigue3 peuvengire
réaligs pendant une phase desjalisation. Le programme spialis€ consiste seulement
en calculs épendant des valeurs inconnues dgnamiqueps

Nous dcrivons maintenant des perspectives decigisation typiques du RPC Sun.
Nous illustrons ces perspectives par des extraits de agleannads pour montrer les
calculs statiques et dynamiques. Dans les figures suivantes, les calculs dynamiques cor-
respondena des fragments de code impesién gras, alors que les calculs statiques sont
imprimés en style Romain.

4.2.1 Suppression de la&dection entre I'encodage et le dcodage

Nous examinons d'abord une perspective decggisation qui illustre une forme d’in-
terp@tation. La fonction en questiordr_long , est pesengea la figure 4.2. Cette fonc-
tion permet soit d’encoder, soit dectder des entiers longs. Ellelettionne I'ogrationa
réalisera partir du champ_op de son argumentdrs . Cette forme d'interptation est
utilisée dans des fonctions similaires pour d’autres types desgsnn’

En fait, le champ<_op est connwa’partir du contexte d’escution (c.a-d., processus
d’'encodage ou deetodage). Cette information, contenue dans la structdire , peut
étre propagé vers le bas dedan interproedurale par la fonctiordr_long . En @sultat,
I'envoi dexdrs->x_op est totalemengliming ; la version spCialige de cette fonction se
réduita seulement'une des constructions de retour. Dans ce cas, la foxaitidang()
spécialige est suffisamment petite pour dispaeapar épliage (nlining).
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bool_t  xdr_long(xdrs,Ip) /I Encodage ouefodage d’'un entier long
XDR *xdrs; I Gestion de I'opfationXDR
long *lp; I Pointeur sur la dore€ga lire ouécrire
{
if( xdrs->x_op == XDR_ENCODE ) 1 Si en mode encodage
return  XDR_PUTLONG(xdrs,Ip);  // Ecrire un entier long dans le tampon
if( xdrs->x_op == XDR_DECODE ) 1 Si en mode dcodage
return  XDR_GETLONG(xdrs,lp);  // Lire un entier long dans le tampon
if( xdrs->x_op == XDR_FREE ) 1 Si en mode liletation
return TRUE; 1 Rien ne doitetre fait
return FALSE; I Retourneethec si le mode n’est pas reconnu
}

FIG. 4.2 —Lecture olécriture d'un entier long xdr _long()

4.2.2 Suppression du conble de non-cebordement

Une seconde forme d'integpation appan&lorsque I'on \Erifie que I'on ne dborde
pas des tampons. Cette situation s'appligua fonctionxdrmem_putlong présen¢ea
la figure 4.3. Au fur e’mesure que I'encodage s’effectue, I'espace restant dans le tam-
pon diminue. Cette information est maintenue dans le charhandy . Comme dans le
premier exemplexdrs->x_handy  est d’abord initialig”(c.2-d., on lui donne une va-
leur statique), puis estegemen€ par des valeurs statiques et estagstisieurs fois (lors
de chaque appel xdrmem_putlong et aux fonctions assaés). Comme I'ensemble
du processus de conte'de non-ébordement du tampon repose sur I'utilisation de valeurs
statiques, il peuttreévallg de marere statiqua ctondition que le nombre de pareatres de
la pro@&dure soit fixe. Seules legfitures dans le tampon restent dans la versienigf&e
(a moins qu'un ébordement de tampon ne sogaduvert).

Ce second exemple est partienkment important. Il apporte preenément un gain en
performance significatif. Deugmement, la transformatiomdrite ici est strictement et sys-
tématiquementetivée du programme original, par opposit@mne€limination manuelle
qui ne garantirait pas le conle de non-dbordement du tampon.

4.2.3 Propagation du Esultat

Le troisiéme exemple repose sur lesultats des deux exemplegg¥dents. La valeur
de retour de la fonctiomdr_pair  (présentgea la figure 4.4) dpend de la valeur de
retour dexdr_int , qui a son tour épend de la valeur de retour ddr_putlong
Nous avons vu gdemment quedr_int  etxdr_putlong  ont une valeur de retour
statique. Par corsjuent, la valeur de retour ddr_pair  estégalement statique. Si nous
spécialisons I'appelant dedr_pair  (c.-a-d.,clntudp_call ) ainsi que cette valeur
de retourxdr_pair  n’a plus besoin de retourner une valeur: le type de la fonction peut
étre transforra’envoid . La pro&dure sptiali€e, avec les appelsagaligsaxdr_int
etxdr_putlong  dépliés, est ppSentea la figure 4.5. La valeureglle du Esultat, qui
est toujoursTRUEiIndépendamment de I'argumeobjp dynamique (IEcriture de deux
entiers ne provoque jamais delirdement du tampon), est utidéspour supprimer un test
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bool_t xdrmem_putlong(xdrs,Ip) /I Copie d'un entier long dans le tampon
XDR *xdrs; 1 Gestion de 'ogfrationXDR
long *Ip; 1 Pointeur sur la dorega écrire

{
if((xdrs->x_handy -= sizeof(long)) < 0) // Déceémente I'espace restant dans le tampon

return FALSE; 1 Retourneethec si ébordement
*(xdrs->x_private) = htonl(*Ip); /I Copie dans le tampon
xdrs->x_private += sizeof(long); /I Pointe sur le prochain emplacement
1 de copie dans le tampon

return TRUE; 1 Retourne sues

}

FiG. 4.3 —Ecriture d’'un entier long xdrmem_putlong()

suppBmentaire dansintudp_call (non dcrit).

bool_t  xdr_pair(xdrs, objp) /I Encoder les arguments dain
if (! xdr_int(xdrs, &objp->intl) ) { /I Encoder le premier argument
return FALSE; 1 Eventuellement propagerichec
}
if (I xdr_int(xdrs, &objp->int2) ) { // Encoder le second argument
return FALSE; I Eventuellement propagerelthec

return TRUE; 1 Retourner le code de siex”

}

FIG. 4.4 —Routine d’encodagedr _pair()  utilisee dangmin()

4.2.4 Bilan des opportuniés de sgcialisation

Le but de I'encodage est de copier les arguments dans le tampon de sortiedhear r’
cette Hche, le code minimal que nous pouvomsieEr est celui qui est pseng’a la fi-
gure 4.5. La me situation se produit pour lecdage, exceptjue des tests dynamiques
suppBmentaires sont effeas’pour assurer la validitét I'authenticié” de la Eponse du
serveur.

Nous avons vu gqu’une approche gystitique pour gialiser le code sysme peut
permettre des simplifications significatives du code. Toutefois, il n’est pas possible-de sp”
cialiser manuellement le RPC pour chaque fonction distante, car le processus est long,
fastidieux, et source d’erreurs. Cependant, comme le processus eshatygtie, il peut
étre automatis.” Nous pesentons maintenant comment cette automatisatioe&isee au
moyen de Tempo.
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void xdr_pair(xdrs,objp) 1 Encoder les arguments dain

{

/I Contdle de &bordemengliminé

*(xdrs->x_private) = objp->intl; // Appel sigcialiss dplié
xdrs->x_private += 4u; 1 pour I'écriture du premier argument
*(xdrs->x_private) = objp->int2; // Appel sigcialiss deplié
xdrs->x_private += 4u; I pour I'écriture du second argument

/I Code de retoueliminé

FiG. 4.5 —Routine spcialisse d’encodagedr _pair()

4.3 Specialisation automatique au moyen de Bvaluateur
partiel Tempo

Tempo est un syste de transformation de programmesebasfi|’ évaluation par-
tielle [31, 55]. Tempo prend en el un programme sour@@ensrique €Crit en C ainsi
gu’un sous-ensemble connu de ses arguments, et produit un programme souec&@ sp”
lisé Pswciaiss, SiMplifié par rapport aux arguments connus. Une des caisiitjues inno-
vantes de Tempo est d’offrir une approche unifoara Sgcialisation de programmeda
compilation eta’I'exécution. Toutefois, dans le cadre de nosezigrices sur le RPC, nous
utilisons seulement la sgialisatiora’la compilation.

Le cceur d'ureValuateur partiel tel que Tempo est I'analyse de temps de liaison (voir
figure 4.6). Tempo utilise une description du contexte decigpisation (ca-d., les ar-
guments statiques) pour analyser le progranitg&sique €n divisant les contructions en
partiesstatiqueet dynamiqugvoir figure 1.1). Lors de la phase deegjdlisation, la par-
tie statique dePyensrique €StEvalleée en utilisant des valeurs coates pour chaque ert”
connue, tandis que la partie dynamiquerésiduali®e (copiée) dans le programmeesp”
cialisé de sortie. LeeaSultat de I'analyse temps de liaison esteed un arbre d’action qui
sertd gérerer un spcialiseur @dié a Pyergrique

Plus I'analyse de temps de liaison est fine, plus @lele des constructions statiques
(qui pourrontetre €liminées). Plus particidrement, nous avoretudie les analyses de
temps de liaison imgimen€es dans lesvaluateurs partiels existants pour C [3, 4]. Celles-
ci se sont agfées insuffisantes pour metagour les opportunés de spcialisation @crites
précddemment dans le paragraphe 4.2. En equshce, pour pouvoir spialiser efficace-
ment le RPC, nous avoret®’ameesa introduire les raffinements suivants dans I'analyse
de temps de liaison de Tempo [75, 50]:

— structures partiellement statiqueta figure 4.3 montre que certains champs de la
structurexdrs sont statiques tandis que d'autres sont dynamiques. Usiadp”
sation efficace eCessite que nous soyons capables @decaux champs statiques
lors de la sptialisation. Sans une telle fonctionnalita structure toute ewtié doit
étre considfée dynamique de maarié conservatrice, et les cooles gpétés de non-
débordement du tampon ne peuvent paeéliminés.
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FIG. 4.6 —Specialisation “off-line” & la compilation
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— sensibilié au flot I"eventuali€ d’erreurs lors du efodage d’'un messagectein-
troduit des conditions dynamiques apilesquelles I'information statique est perdue.
Cependant, il est encore possible d’exploiter I'information statique au sein de chaque
branche des conditionnelles. Pour cela, le temps de liaison des variables (statiques
ou dynamiques) ne doit pairé une propafé globale; il doit @pendre du point du
programme consité.

— sensibilieé au contextela fonction d’encodage d’'un entier estrgralement appe-
lee avec des doees dynamiques, reggéntant les arguments du RPC. Cependant,
il existe un encodage d’un entier statique dans chaque appel dedpreddistante :
I'identificateur de la proedure. Il est utile de diéifencier les deux contextes d’appel,
dans le but de ne pas perdre cette opporéutht 'sgcialisation. Une sgcialisation
efficace mcessite que les appels auemmés fonctions avec défents contextes de
temps de liaison seeférent aux diférentes instances de temps de liaison desfa d”
nition de cette fonction.

— retours statigues comme nous I'avons vu dans I'exemple de la section 4.2.3, le
calcul du code de retour lors de laegjilisation s’appuie sur la capae# connafre
statiquement la valeur de retour d’un appel de foncti@masi son argument et ses
actions sur le tampon d’em/sortie sont dynamiques. Plusngfalement, la valeur
de retour d’une fonction pewtre statique mme si ses arguments et ses effets de
bord sont dynamiques. Aussi, nous pouvons utiliser la valeur de retour d’'un appel de
fonction méme si I'appel doiefre €siduali€’

Tempo reposedalement sur plusieurs autres analyses de programmes, telles que I'ana-
lyse daliaset I'analyse d’effets de bord. Tempo va plus loin que la propagation convention-
nelle de constantes et lepliage, au sensual n'est pas limi€ a I'exploitation de valeurs
scalairegle facon intra-pro@durale Tempo ne traite pas seulement les alias et les struc-
tures de doneés partiellement-statiques, il les propage aussi cenfiafer-proccdurale
Ces caragfistiques sont particidliement critiques lorsque I'on traite du code eyst.

En fait, nous avons orieata conception de Tempo afin qu'il soit plus partiesdiment
destire aux logiciels sysime. Plus conetement, le RPC est une des applicatioes ¢jUi
ont dirigé sa conception et son ingstientation. Tempo est doaaréme de secialiser les
opportuni€s de spcialisation @crites dans la section 4.2. En fait, I'analyse de temps de
liaison de Tempo produit uresultat similaire aux figures 4.2 et 4.3.

4.4 Evaluation de performance

Apres avoir explige’les formes de gtialisation effecteés par Tempo, nousgsén-
tons I'évaluation du RPC optimis”

Le programme de test. Nous avons sgciali le code du client et du serveur de la version
de 1984 du RPC de Sun. Le code RPC naecgdi® comprend environ 1500 lignes (hors
commentaires) pour leoté client, et 1700 pour leaté serveur. Le programme de test, qui
utilise les appels de predure distantgrmule le comportement de programmes pated
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qui échangent des doaa$ structweés de taille importante. Ceci constitue un programme
de test remSentatif des applications qui utilisent weseau de stations de travail comme
des multiprocesseuesgrandeschelle.

Plateformes de mesures. Nos mesures orgte effectiges sur deux plateformes diff’
rentes:

— Deux stations de travail Sun IPX 4/50 sous SunOS4.1.4 avec 32 Moed®ime
connectes avec un lien ATM 100 Mbits/s. Les cartes ATM sont du nede ESA-
200 de Fore Systems. Cette plateforme est vieille de 3 ans et est sensiblement moins
efficace que des produitsgéntsa’la fois en termes de processeur, lateeseau et
bande passante (a-d., 155 Mbits / 622 Mbits).

— Deux machines Pentium PL166 MHz sous Linux avec 96 Mo deeamoire et une
connexion eseau Fast-Ethernatl00 Mbits/s. Il n’y avait aucune autre machine sur
ce Bseau pendant les eeqfrhentations.

Le code sptiali€ aété test sur diférents environnements dans le but @efier que
les Bsultats que nous obtenons ne sont pasifipliesa une plateforme particeie. Tous
les programmes ome compiEs en utilisant la version 2.7.2 dec avec I'option-O2.

Evaluation des performances. Afin d’evaluer I'efficacié des spéialisations, nous avons
effectl8 deux types de mesures: (i) un micro-test du processus d’encodage chez le client
et (i) un test de niveau application qui mesure le temps &dtallE dans un appel RPC
complet (c.a-d., aller-retour). Le programme de test client boucle sur un simple RPC qui
envoie et regit un tableau d’entiers. Le but de la secondeegixpéntation est de prendre

en compte les caramtistiques architecturales telles que le cache, émwife et la bande
passante dweseau, qui affectent la performance globale de prarsignificative. Les com-
paraisons de performance pour les deux plateformes et les deemregptations sonted”
critesa la figure 4.7. Les mesuressultent de la moyenne de 1000€rétions.

Ainsi que nous nous y attendions, la plateforme PC/Linux est toujours plus rapide que
la plateforme IPX/SunOs. Ceci est en partieadiin processeur plus rapide, mais aussi au
fait que les cartes Fast-Ethernet ont une bande passite pluselévée et une latence
plus petite que nos cartes ATM. Une cegséence de élimination d'instructions par le
processus de spialisation est que le fos€ntre les plateformes est plesitiit sur le code
spéciali$ (voir les comparaisons sur I'encodage, figures 4.7-1 et 4.7-2).

Micro-testd’encodage. Les @sultats éfailles du micro-test d’encodage soetdits dans
le tableau 4.1. Le code du talon clienesj#li€ s'exécute jusqua’3,7 fois plus vite que le
code non secialig sur IPX/SunOS, et jusga'3,3 fois sur PC/Linux. Puisque le nombre
d’instructionseliminées est liraire avec la taille du tableau et que I'on a umtciXe du

a I'encodage de I'eete, on peut intuitivement s’attendaevoir I'acclération s’accrdfe
avec la taille du tableau juscutine asymptote. Cependant, sur le Sun IPX Btoation
décrat avec la taille du tableau d’entiers (voir figure 4.7-5). L'explicatieside dans le fait
gue le temps d’exCution du programme est doreipar les aces nEmoire et que le Sun
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IPX pos®de un cache relativement petit: quand la taille du tableaty zdeémps d’enco-
dage estden majeure partia la copie du tableau d’entiers dans le tampon de sorti&Enen”
si la sgEcialisation fait @cratre le nombre d’instructions utiés's pour encoder un entier,
le nombre de copies emoire restegal dans le code spiali€ et le code non-ggialis.

Pour le PC, qui posgie un cache de 512 Ko, ce comportement n'apppas”; comme
prévu, la courbe d'aalération s’approche d’'une asymptote.

[ Taille IPX/SunOs PC/Linux
du tableau| Original | Specialis | Accélération || Original | Spéciali€ | Accélération
20 0,047 0,017 2,75 0,071 0,063 1,20
100 0,20 0,057 3,50 0,11 0,069 1,60
250 0,49 0,13 3,75 0,17 0,08 2,10
500 0,99 0,30 3,30 0,29 0,11 2,60
1000 1,96 0,62 3,15 0,51 0,17 3,00
2000 3,93 1,38 2,85 0,97 0,29 3,35

TAB. 4.1 —Performance de I'encodage client en ms

RPC complet. Les @sultats de ce test de niveau application saetrits dans le ta-
bleau 4.2. Le code ggiali® s'exécute jusqua’l,55 fois plus vite que le code nonegjlis

sur IPX/SunOS, et jusga’l,35 fois plus vite sur le PC/Linux. Dans les deux cas on atteint
une asymptote. Pour la plateforme IPX/SunOs, kdéection décrat avec la taille des don-
néesa cause des aes n€moire. Pour la plateforme PC/Linux, la raison essentielle est due
a la récessit’d’envoyer plusieurs packets Ethernet, ce qui augmente le temps de latence d”
au seau. Enfin, le RPC inclut un apdbZero pour initialiser le tampon d’eng€a la

fois du @ité client et du ofé serveut. Ces initialisations augmentent davantage le sutrco”

de lI'ac@s mémoire lorsque la taille des doees craf.

Taille du code. Ainsi gu'il est ddcrit dans le tableau 4.3, le codeesgli€ est toujours
plus gros que le code original. La raison est que lecidiseur @roule par éfaut les
boucles d’encodage#dodage de tableau. Notons que le codegh® estegalement plus

2. Ce code n'apparigpas dans le micro-test de I'encodage

[ Taille IPX/SunOs PC/Linux
du tableau| Original | Spéciali® | Accélération || Original | Spéciali® | Accélération
20 2,32 2,13 1,10 0,69 0,66 1,05
100 3,32 2,74 1,20 0,99 0,87 1,15
250 5,02 3,60 1,40 1,58 1,25 1,25
500 7,86 5,23 1,50 2,62 2,01 1,30
1000 13,58 8,82 1,55 4,26 3,17 1,35
2000 25,24 16,35 1,55 7,61 5,68 1,35

TAB. 4.2 —Performance du RPC aller-retour en ms
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Module Gérérique Spécialig (taille du tableau)

20 [ 100 | 250 | 500 | 1000 | 2000
code client 20004 -
code client spcialis 24340 | 27540 | 33540 | 43540 | 63540 | 111348

TAB. 4.3 —Taille des binaires SunOS (en octets)

[ Taille du Tableau

PC/Linux

Original || Spéciali€ | Accélération [[ Dérouk 250x | Accélération

500 0,29 0,11 2,65 0,108 2,70
1000 0,51 0,17 3,00 0,15 3,40
2000 0,97 0,29 3,35 0,25 3,90

TAB. 4.4 —Sykcialisation avec des boucles d’entierdulees 250 fois (temps en ms)

important pour une taille de tableau petite. Ceci estdfait que le code sgiali® contient
aussi quelques fonctionggriques non-spcialig€es de gestion des cas d’erreur.

Tandis que le dfoulement de boucles acdrt&s tailles de code, il affecegalement la
localité du cache. Une egpimentation suppimentaire &% mer€e sur le PC pour mesurer
cet effet. Comme efouler compmtement de grosses boucles peutegber’la capacit du
cache d'instructions, nous avonsrdUE seulement de €an partielle la boucle pour ajuster
son corpsa’la taille du cache. Le codesultant (cf tableau 4.4) montre unet&tioration
plus faible de performance quand le nombreléents crd”

Cette derrete transformation et effecti€ed la main. Elle montre qu'il est irtessant
de permettre le coraté du déroulement de boucles. Aussi, nousywoyons d’introduire,
dans le futur, cette stregiie dans Tempo.

4.5 Discussion

Dans cette section, nous relatons notresgigrice d'utilisation de Tempo (cf section 4.5.1)
et de sgcialisation d’un logiciel commercial existant (cf section 4.5.2).

4.5.1 Experience de I'utilisation de Tempo

Tempo est un gXialiseur de programmes en phase deetbppement active, qui par
congquentevolue en permanence au fureetmesure des besoins rencestrLa difficulg
majeure de la gxialisation du RPC est que ce travail regente leeSultat de multiplesé
rations sur : IBvaluation d’une version de Tempo, I'expression deslanrdtionsa effectuer
et le dBveloppement de la version suivante. En ce sens, notre travail n’est pesergpiif
d’une utilisation gelle d'un sgcialiseur en tant qu’outil figde gnie logiciel.

Plus pecigment, les amliorations appogésa Tempo onefé effecti€es suivant trois
directions: (i) la pecision des analyses, ainsi que nous I'avoesril dans la section 4.3
(i) I"'etendue des constructions du langage Caeaitéet (iii) la finesse de la paratrisation
de I'outil. Dans le cadre du RPC, I'enjeu est desipliser du code existant sans modifi-
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cations ou presque. Cela suppose que Tempa e®nie de traiter la plus grande partie
des constructions du langage Cemé si certaines d’entre elles ne sont pasregsantes
du point de vue recherche et ne posent que desemads d'inghierie. Au cours de notre
expérimentation, nous avoress’ amees, dans un premier tempsigecrire de marére sys-
tématique certaines parties du code, puisnétiremena ré-ingrer le code original lorsque
les constructions manquantes etdét joutesa Tempo.

Le contdle du comportement de Tempo repose essentiellement sur un fichier de contexte
décrivant le temps de liaison des variables d'eeti’es possibili$ initiales de dClaration
permises par ce fichier se soptélées trop limi€es pour deux raisons. Prarement, les
donrées @rées par le RPC ont une rg3€ntation complexe reposant sur un ensemble de
structures kes par des pointeurs, dont le temps de liaison ne paetvaitEcrit. Deuxéme-
ment, l'intégrali€ des fonctions utilisés par le programme (ex., appels syst, malloc)
n'est pas pesente dans le code source analyaf Tempo. Bien que ces fonctions externes
ne soient pas elles-eme sgcialiges, il est rtessaire de pouvoiedfire leur comporte-
ment visa-vis des alias et du temps de liaison. Ces deux limitationstdhévées ul€rieu-
rement par ajout d'un second fichier de contexte. Ce fichier contient une version geplifi’
des fonctions externes qui abstrait leur comportement. Ces fonctions soeestilisique-
ment lors de I'analyse de temps de liaison ; leur contenu n’est toutefoisgidsali€.

Bien que jusqua’pEsent la priori¢'aitété donreea la mise en oeuvre de notre “moteur”
d’evaluation partielle, une interface utilisateur agaptst indispensable pour travailler sur
des logicielseels. Tempo permetlutilisateur de visualiser legsultats de I'analyse avant
la spcialisation. DifErentes couleurs sont utiies pour mafialiser les parties statiques
et dynamiques d’'un programme, aidant ainsi I'utilisatatsuivre la propagation des en-
trées dclages comme connuese@tdluer le degr'de spcialisation qui peugtre obtenu.
Apres sgcialisation, I'utilisateur peut comparer le programme original avec le programme
specialis, et dcider si une sgcialisation appropeé acte effectige.

Comme pour d’autres optimiseurs performants, notamment dans le domaine du paral-
lelisme, I'utilisateur a besoin d’avoir une certaine connaissance sur le processeside sp”
lisation lui-méme. Dans le cas deeValuation partielle, la personne a besoin de comprendre
des concepts fondamentaux tels que I'analyse de temps de liaison.

4.5.2 Specialisation de programmes existants

Une importante constatation de notre esipientation est que le code existant est un
défi pour une technique d’optimisation telle quevidluation partielle. En effet, comme
n’importe quelle autre technique d’optimisatioreMédluation partielle est sensitaediffé-
rentes caraetistiques du programme telles que sa structure et I'organisation de ses don-
nées. Dans Bfat actuel de la technique,espéaliser un programme existantggssite une
certaine connaissance de sa structure et de ses algorithmes. |l regaiermént que la
personne qui gLialise estime quelles parties du programme doigaetevallges de fa-
con plus pouss. Ceci est en opposition avec une situatiofeorréme programmeu la
fois écrit et sgcialise du code : il peut alors le structurer en aydi@sprit la sgcialisation.

Une inspection rigoureuse du codesjalis résultant montre peu de perspectives pour
de nouvelles optimisations sans restructuration majeure du code RPC. Cependant, Tempo
n'est pas la pan&e et nous avons eu occasionnelleneemodifier Egerement le code
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source original dans le but d’obtenir desalisations appropgés. La plupart des modi-
fications consistaierat €xposer des opportued de spcialisation.

Plus pecigment, du ofé client, il existe une variable apgeihlen qui stocke la lon-
gueur des doregs &ja decodes. Lors duecodage du tampon d’eet; la variablénlen
est dynamique puisque I'appel de pedcire distant pewchouer. Cependant, si aucune er-
reur ne se produiiplen contient la taille des dore®s gsultat attendues. Dans ce cas,
nous pouvons connmaé la longueur attendue du message demtriote expected_-
inlen . Dans la partie eéodage, le squelette de code suivant:

inlen = <dyn>;
<statements> ;

est Bécrita la main en

inlen = <dyn>;

if (inlen == expected_inlen) {
inlen = expected_inlen;
<statements> ;

} else
<statements> ;

En résultat, dans la branche “then”, la valeur connue de la varetpected_inlen

est affectedinlen ; les constructions suivantes peuvent maintenant exploiter cette va-
leur suppEmentaire. Cependant, la branche “elsedgarve laemantique: elle gre le cas
géréral.

La véritable valeur deexpected_inlen peutétre calcute au moment de la ep”
cialisation par un faux appel enc®d’la fonction gnérique d’encodageétodage. Nous
sommes ainsi capables deesgzliser le @codage client. Cette situation ne s’estllément
produite que deux fois; elle ne contredit donc pas note¢gmtiona traiter de fapn auto-
matique le code syste existant. On peut donc dire que la version courante de Tempo a
permis de spCialiser avec sues le RPC Sun.

4.6 Conclusion

On peut considfer que le RPC Sun est regentatif du code syatie existant, non
seulement parce qu'il estum”commercial, standard, mais aussi parce que sa structure
reflete un souci de quadittle production ainsi qu'un emploi non restreint du langage de
programmation C.

Les exemples que nous avonggehes dans la section 4.2 (a-d., la €lection de pro-
tocole, le contwle de atbordement du tampon, la propagation dsultat) constituent des
exemples typiques des constructions tesdans le code sgste. Le fait que Tempo soit
capable de les traiter automatiquement renforce notre conviction qu’un outiédiakige-
tion a naturellement sa place dans la palette des outilseliiegie destiasa la production
de systimes d’exploitation.
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Chapitre 5

Une approche declarative a la
specialisation de programmes

Lors de I'utilisation d’'un outil de spcialisation de programmes tel que Tempo, une des
difficulteés rencontés par I'utilisateuraside dans la masie de conwler le processus de
spécialisation. Dans le cas du RPC, la gestion de &csiisation est relativement simple
puisque celle-ci est effeate’uniquemerd la compilation et qu’il n’existe qu’une version
spécialige du programme. Dans un cadre plesdgal, lorsque la sgéialisationa’la com-
pilation eta I'exécution sont ralangges, de nouveaux prahes apparaissent: comment
détecter les opporturgs de spcialisation? sur quelle partie du programme faire porter la
spécialisation? quand activer e¢skctiver une instanceepalige ? etc.

A ce jour, les solutions propess sont ad-hoc. Par exemple, dans [6] des annotations
sont introduites dans le source du programme, pelimiter les fragmentsa SgEcialiser,
ou pour grer les versions ggiali€es. Mark Leone et Peter Lee proposent de modifier la
semantique de certaines constructions syntaxiques pealeicher la sgcialisation [61].
Ces stratgies visent des aspectsdmparticuliers du processus desiglisation et beaucoup
de probEmes restent inexples.

Dans ce chapitre, nougdfivons une approcheedlarativea’ la sggcialisation de pro-
grammes, dans le contexte des langages @seonijet [102]. Les avantages de notre ap-
proche sont les suivants:

— Un support @&claratif integré au langagePour ne paseeérer d’erreurs, laeklara-
tion de la sgcialisation ne doit pastfe intrusive. Dans notre approche, elle petog ™
effecti8e sans modification du source du programme par associatiectgations
a une classe. On peut considf que cesetlarations ajoutent de I'information au
programme, dans la mesure elles dcrivent unaspectdu programme [57] ortho-
gonala sa fonctionnalé’

— Une approche uniforma la specialisation.Ainsi que nous I'avons eCrit pécdde-
ment, il existe diférents types de spialisation. Notre approcheedarative permet
d’exploiter ces diférentes stratjies dans un erfie cadre.
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— Un support d’ekcution flexibleL'int'egration de la sgCialisation dans une applica-
tion requiert un support lors de I'eglition, pour: d¢€lencher la spcialisation (dans
le cas de la sgialisationa’ I'exécution) ; dtecter les momentsuaine version sp’
cialiste n’est plus valide ; efider quelles versions doiveatré consergés et pour
combien de temps, etc. Dans notre approche, certains de ces aspectsesésd inf’
partir des @clarations ; d’autres aspects peuvetine tclags explicitement.

Le travail ddcrit dans ce chapitre et€ réali€ en collaboration avec Eage-Nicolae
Volanski, Charles Consel et Crispin Cowan de I'Oregon Graduate Institue. Dans la section
5.1, nous introduisons le paradigme de classe deialisation et nousatrivons de maeie
informelle leur gmantique. Nousetrivons dans la section 5.2, un exemple d’application
des classes de spialisatiora’la sgcialisation d’'un sysime de fichier. Dans la section 5.3,
nous pesentons un sema de compilation appliguau langage Java. La section 5.4 est
consacee aux aspects relatifs au support @eution. Nous concluons dans la section 5.5.

5.1 Lesclasses de ggialisation

Nous proposons une extension aux langages @seoljet permettant d’exprimer la
spécialisation d’une fegn dclarative. Dans notre approche, I'utilisateactire quels com-
posants du programme songesjElisables et pour quels contextes. Dans le cadre d’'un lan-
gage orierg’objet, cela revierd indiquer quelles ethodes sont gialisables, et par rap-
porta quelles variableg\ partir de ces délarations, un compilateuedié détermine com-
ment les versions ggialiges sont produites eegfes. Le esultat de la compilation est
une versioretendue du programme initial, capable @eléhcher la sgcialisation quand
nécessaire, et de remplacer les versiorsghises d’une maere transparente.

L'unite de diclaration est lalasse de spcialisation Elle enrichit I'information concer-
nant une classe existante. Le rapport entre les classes normales et les classeiglisasp”
tion est &fini par une forme d’éfitage reposant sur letasses de f@dicatsintroduites par
Chambers [27]. Une corguence importante de cette technique est la possibiixpri-
mer la sgcialisation incementale [33] par I'Bfitage entre les classes. Dans cette optique,
la spgcialisation d'une classe n’est passiex— ellegvolue au fur e mesure que les valeurs
de sgcialisation deviennent disponibles.

Pour configurer une applicatianun contexte d’utilisation domn il suffit de dclarer
sepaement une classe deespalisation. Le comportement dynamique concernantda sp”
cialisation est dfivé de ces dClarations par le compilateur de classe deegglisation. Dans
la suite de ce chapitre, nousgsentons un processus de compilation pour le langage Java.
Cependant, le paradigme des classes @eiafiSation est relativement iedéndant d’'un
langage donaet peuktre appligea d’autres langages objets.

La syntaxe des classes desjalisation est écrite dans la figure 5.1. Cette syntaxe est
définie comme une extensi@Java : les non-terminaux qui ne sont pa8rds (dentifier,
integer, classname, variablename, methashame, methagbrototypeet methoddefinition
sont ceux de Java.
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scdecl= [runtime] specsc.name parentecl[cachedec] { (pred.decl;)™ (methoddecl;)* }
parentdecl= specializeqclasg classname|
extends[sped schame
pred.decl= variable name== value|
variable.name|
scname variablename
methoddecl= methodprototype|
methoddefinition
cachedecl= cachedcachestrategy[[ integer]]
cachestrategy= LRU |
Amortization |
Priority |
BestFit |

sc.name= identifier

FIG. 5.1 —Syntaxe des classes deéspalisation

Sémantique des classes de gpialisation

Dans cette section, nougsdivons de maeire informelle la emantique des classes de
spécialisation.

Dans le langage Java, il existe deux formes de relations entre les classes et les inter-
faces. Pren@fement, une classe (ou une interface) mtendre €xtend une autre classe
(ou respectivement une interface). Dearrément, une classe pagdlement imgmen-
ter (mplemenkcertaines interfaces. Dans cemé esprit, nous avongfihi une troiseme
forme de relationspecializequi permet d’attacher une classe dedpglisatiora’'une classe
standard.

L'ensemble des classes deesjilisation attackésa une class€’' repesente une b
rarchie de I'ensemble degdts de spCialisation atteignables. La clasSeest appede la
classe racine. Chaque classe decsalisation spcialise soit une classe standard, sténd
une autre classe deegalisation.

Tous les champs (variables eethddes) apparaissant dans une classeetgajzation
doiventétre d&finis dans la classe racine correspondante. En d’autres termes, une classe
de sgcialisation ne peut pas ajouter de nouveaux chaanpse classe. Ceci s’explique
par le fait que les classes deesjdlisation ne sont pas un moyen d’'ajouter de nouvelles
fonctionnaligs, mais permettent au contraire d’adapter une ckasseontexte @cis. Pour
définir le contexte de gxialisation, une classe deegjidlisationS impose des contraintes
sur les variables d’'une claséeen dfinissant une liste de @dicats sur lestats de I'objet.

Un objet de la class€' est considfé commeetant dans uetat de spcialisationS lorsque
tous les pedicats de la classe deeggédlisationS sont valides. Lorsque c’est le cas, les
méthodes spCiali€es @finies parS remplacent les versiongggriques de”.

Un prédicat peuteférera unétat local de I'objet, maisgalement 'desetats non lo-
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caux lorsqu’ils expriment des contraintes sur des objets inclus. Dans noteniptation
courante, nous ne consiains pas les variables de type tableau ou classe

Un prédicat sur une variable non objet petr'validea'la compilation o I'exécution,
suivant que celui-ci pedtfe compttemenevallg ou non lors de la compilation. La syn-
taxe pour un pedicat validea’la compilation estVariable name==value ”, dans laquelle
valueest une constante sgifiée lors de la compilation. La syntaxe pour uediicat valide
a I'exécution est simplementéariable name ”. Ce prédicat est valide pour toute valeur
appartenant au type dariable name

Par ailleurs, un pdicat peutefre également clagséen fonction de sa de€ de vie,
c.-a-d., s'il peut ou non changer de valeur lors de ¢extion. Si sa valeur ne peut pas
changer, le mdicat est qualié‘destable Si sa valeur peut changer, leegiCat est qua-
lifie d'instable Dans ce dernier cas, le support ddextion (gnéré par le compilateur)
est charg’de dtecter les changement®tht de spcialisation. Il n'y a pas de distinction,
au niveau syntaxique, entre leseficats stables et instables. En fait, dans un langage tel
gue Java, il est simple deetErminer statiquement quelsepiicats ne sont pas susceptibles
d’etre invalids;; il suffit de rifier que les variableeféren&es ne sont jamais affeets
en dehors des constructeurs.

Un prédicat sur une variable de type objet d’'une cla8&eequiert que le (sous-)objet
soit dans urefat de spcialisation spcifiqueSJ, ou S1lest unetat de spcialisation pour la
classeC1l. Ce pgdicat se dclare ‘S1 variablename ", de manére similairea’ une décla-
ration de type en Java. En fait, on peut copsit‘que la variable est refifiie en un type
plus pecis.

Nous avons fait le choix elibéré de restreindre les @dicatsa ces formes simples,
parce qu’'elles sont directement exploitables par wetshseur de programmes. Ces res-
trictions font que le spialiseur peut automatiquemergrgfer une version gtiali€e
d’une méthodea partir de sa versionegérique. Toutefois, il est hoter que la syntaxe per-
metégalemena un utilisateur de gxifier I'utilisation d'une nethode Java pour le casio”
la spEcialisation serait faite manuellement.

Les constructions que nous avorecdfes peccdemment permettent ladaration du
comportement du programme \asvis de la spcialisation. Il esegalement possible d'in-
fluencer le comportement de laexpélisationa I'exécution via les mots-elfuntime et
cached . Leur signification estekaillée dans la section 5.4.

5.2 Syecialisation d’'un syseme de fichier

Pour illustrer I'utilisation des classes deesjglisation, nous prenons comme exemple
I'optimisation d’un systme de fichiers par spialisation incementale telle quelle I'até
décrite dans [84]. Cette egpimentation &fe réali€e sur le sysime de fichiers de HP-UX.
Dans cetteefude, un certain nombre deeplicats stables et instabfesnt été recenes et
exploites par spcialisation manuelle, avec desrbons éSultats. La validé'des versions
spécialigesetait assugé par des fragments de code appghrdes insérés manuellement

1. Le programme Java peut contenir des tableaux ou des variables de type classe. Toutefois, celles-ci ne peuvent
pasétre gférenees au sein d'un pdicat.

2. Dans cetteetude, les padicats stables et instablesaient app@s$ respectivement invariants et quasi-
invariants.
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dans le source du syste. Les gardestéient responsablesla fois de l'installation des
versions sp€ialiges et de la restauration des versioaggiques.

L'exemple pesent’ci-dessous est un fragment de programme Java, directemenginspir”
du syseme de fichier de HP-UX. Nou®fihissons une classe dessjdlisation pour I'objet
principal, et nous montrons comment la gestion des versiomsa®es est dfivée des
déclarations.

Les paradigmes ek d’'un systine de fichiers de type Unix sont le fichier et I'indde
Deux structures de doees imp¥mentent ces endis”: le descripteur de fichier et le descrip-
teur d’'inode. En fait, le concept de fichier Unix est une abstractes@gérale pour des
flots de caraetres Character streams Il couvre beaucoup plus que les fichiers habituels
sur le disque, car il inclut: des sockets, desiptériques, des tuyauyipey, etc. Le type
précis du fichier n’est pas emoris dans le descripteur de fichier, mais dans le descripteur
de I'inode correspondant, qui esfféfen& dans chaque descripteur de fichier.

Un descripteur d’inode (voir figure 5.2) contient, entre au&iésnents, I'information
de type et des droit d’aes. En fait, I'information de type (qui estanmiori€ea la fois
dans le drapeapipe et dans le masqueode) ne change jamais ags la cgation de
I'inode. Les droits d’aces (qui font aussi partie deode) peuventetre changs par la
méthodechmod() . Les fonctions les plus importantes de l'inode sont legthodes de
lecture et d&criture (la nethodewrite()  est omise dans la figure). Laathiode de lecture
est grérique dans le sensi@lle contient des instructions pour les diffhts type d’inodes.

La figure 5.3 pesente la dfinition d’'une classe de spialisation qui instancie lagdini-
tion gérérique de I'inode pour le cas d’un fichier sur disque, accessible uniguement en lec-
ture (ead-only. Ainsi qu'il I'a et montg dans [84], cette ggialisation permet d’obtenir
un facteur d’acelaration de 3, paglimination des congles portant sur le type de I'inode
et sur I'ace&s en exclusion mutuelle. La classe deaalisation spcifie qua chaque fois
gue les variables de I'inode contiennent les valeuesigéés, toute opration de lecture
doit invoquer une version sgialig€e par rappor ces valeurs. Sié¢tat changa houveau,
la version grérique doitetre ginstalBe.

5.3 Compilation des classes de gpialisation

Le compilateur prend en eeg une classe Java et un ensemble de classe®dalsp”
sation. Il produit une nouvelledihition de classe qui encapsule le comportemenawiss”
de la sgtialisation. Nous efaillons maintenant le processus de compilation sur 'exemple
précédent de seCialisation de I'inode.

Le compilateur scinde les fonctions de I'objet inode original en plusieurs objets (voir
figure 5.4). Unobjet encapsulaniéfini en figure 5.5) reproduit les fonctions d’origine de
l'inode, a la difference pes qu’il ddlégue les appels auxatiiodes spcialisables vers un
objet impEmentationEn fait, deux objets imglimentations sonteg€rés: un objet gré-
rique (voir figure 5.6) et un objet spiali®€ (voir figure 5.7), qui corresporalla classe de
spécialisationrReadFilelnode  (voir figure 5.3).

Les objets impmentation sont abstraits par une interface nemidtable (voir
figure 5.8). L'objet inode estendu par le compilateur decfana intégrer ce niveau d’abs-

3. Dans un souci de simplification, nous faisons abstraction des v-nodes.
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public classIinodeextendsObject{
short mode;// rwx info + fichier standard/pilote d’E/S
booleanpipe; // vrai si inode est un “pipe”

public Inodeg&hort mod,booleanpip) { // constructeur
mode = mod;

pipe = pip;

public void chmodghort mod){ /* change le mode d'aes’
(rwx bits) =/
// ... \érifications diverses
mode = (mode & RWX_BIT) | mod;

}

public int read(){ // lecture d’un octet
// Version grérique: fichier disque, pipe, pilote
// ... \&rification du droit de lecture
}
h

FIG. 5.2 —La définition d’origine de I'inode

specReadOnlylnodespecializes clastnode{
mode == LREGULAR | R_BIT;
pipe == false;

read();/* produit une version simplifiee:
fichier disque, lecture/

FIG. 5.3 —Une classe de geialisation pour I'in-
ode
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S Qvj et
I node d’origine variables encapsul ant

methodes fixes

delegation
variables
>' Qj et s-
methodes i npl enent ati on
methodes methodes
generiques specialisees

FiG. 5.4 —L'inode compié

traction. 1l inclut une nouvelle variablsclmpl 4, qui référea I'objet impémentation
courant. La nethode sptialisableread() de I'objet encapsulant est rempéscpar une
méthode de diégation qui invoque tout simplement I'objet ingphentation courant. Pour
gue les nethodes spcialisables puissent asbér aux champs d’origine de I'inode, uree r’
ference argre vers I'objet encapsulant (la variablEncl ) estintroduite ; touteaférence
a ces champs (vithis ) dans les rathodes spcialisables est substéa par uneaférence
a I'objet encapsulant (viscEncl ).

Afin de ddtecter des changement®tit qui peuvent changer I'imgientation cou-
rante, les affectations de la variabd@de sontgardées toute affectatiom cette variable est
substit€e par un appe une nouvelle mthode, nomméscSet _mode() . En plus de I'af-
fectation proprement dite, cetteathiode eftifie si la nouvelle valeur invalide lesettiode
spéciali€es. En cas d'invalidation deectat de spcialisation, la rethodescNotify()
est appade pour @terminer une nouvelle classe deesplisation. Plus mcig€ment, elle
procede paevaluation de chaque classe dedpglisation assoega I'inode, et \erifie siles
prédicats sont valides. Quant une classe deigtiSation est trowse (en dernier recours, on
selectionne la versionaggrique), I'impEmentation courante est miggour via la nethode
privéescSwitchTolmpl()

Lorsque I'impEmentation est charg;scSwitchTolmpl() produit une nouvelle
instance dénodelmpl ou ReadFilelnodelmpl . Dans I'exemple de I'inode, toutes
les méthodes secialiges sont produites lors de la compilation. Dans le cas d’usaap”
sationa I'exécution, le constructeur d’'une nouvelle irapiéntation invoquerait le spia-
liseura la voBe.

On peut remarquer que les affectatiaria variablegpipe ne sont pas gae#s, neéie si
celle-ci est impligee dans un invariant; une simple analyse statiqueteraiireé que cette
variable n’est jamais affee€ en dehors des constructeurs.

Les affectations dans les constructeurs ne sontegardon plus, cardtat n'est pas
encore compfement initialig” En revanche, les constructeurs setendus pour appeler
la méthodescNotify() juste avant le retour. En effatce stade, I'initialisation dedtat

4. Comme convention de nommage, tous les champs (variablesthodes) introduits par le compilateur
commencent avec le glike “sc”.
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public classIinodeextendsObjectimplements Mutable {

// copie les variables d'origine:
short mode;// bits 'rwx’ + periph./fichier
booleanpipe; // Vrai pour un pipe

// rajoute quelques nouvelles variables:
Inodelmpl sclmpl;// implémentation courante
List scClients;// liste des clients 'Mutable’

// reecrit les constructeurs:

public Inodeghort mod,booleanpip) {
// copie le corps d'origine:
mode = mod,;
pipe = pip;

// rajoute un code d'initialisation:
scClients = null;
scNotify();

// copie les nethodes d'origine, tout en
// réécrivant les affectationa 'mode’
void chmodghort mod) {
// ... differents tests
scimpl.scSetmode((mode &-RWX_BIT) |
mod);
}

// implémente l'interface Mutable:
public void scNotify() {
// Détermine une nouvelle classe de
// spécialisation
if (mode == (IREGULAR | R_BIT) &&
Ipipe)
scSwitchTolmpl(ReadOnlylnode" );
else
scSwitchTolmpl(inode" );
// propage la notification vers les clients:
scClients.scNotify();

}
protectedvoid scSwitchTolmpl(String spec)

public void scAttach(Mutable m)
{...} // rajoute un client

public void scDetach(Mutable m)
{...} // supprime un client

public booleansclsA(String spec)
{...} // inspecte l&tat

// délégue les rathodes sgCialisables:
publicint read(){ return scimpl.read()}

import sclib.x;

classinodelmplextendsimpl {
// partie fixe pour impmentations ergriques:

protected Inode scEncly/ I'objet encapsulant

public Inodelmpl(Inode i} // constructeur
scEncl =1i;

}

// gardes:
short scSetmodeghort new.mode){
scEncl.mode = newnode;// I'affectation
if(newmode# |_REGULAR | R_BIT)
scEncl.scNotify();// informe I'lnode
return new.mode;

}

// méthodes sgcialisables:
int read(){
// Version grérique:
// avec 'scEncl’ substiteipour this’
}
h

FIG. 5.6 —L'implémentation grérique de 'inode

import sclib.x;

classReadFileInodelmpéxtendsinodelmpl{
// redéfinition des gardes:
// (ici aucune)

// redéfininition des nethodes specialisables:

int read(){
// ... version simplifée:
// fichier disque, read-only
}
h

FiG. 5.5 —L'objet encapsulant de I'inode

FIG. 5.7 —L'implémentation sgcialie de l'in-

ode
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packagesclib;

public interface Mutable{

public void scNotify();

private void scSwitchTolmpl(String sc);
public void scAttach(Mutable m);
public void scDetach(Mutable m);
public booleansclsA(String sc);

b

Fic. 5.8 —L'interface Mutable

est achegé, et donc I'imptmentation courante peeiré choisie de maere appropeée.

5.4 Aspects relatifs au support d’ercution

Toute instance de I'objet spialisable (le fichier, dans notre exemple) commence son
exécution avec I'imptmentation la plusey¥rique. Les affectations aux champs destipr”
cats instables, effeotes par I'intermadiaire des gardes, changeentuellement I'implanta-
tion de cette instance.

Il esta noter que difffrentes instances de I'objetespalisable changent d’implantation
de manere indpendante. Le seul sungontroduit dans le chemin critique par la gestion
de plusieurs imgmentations gLiali€es est un appel deatiiode virtuelle. Le sured des
gardes est payuniqguement lors du changement desdicats instables — une egtion
cengeétre peu fequente.

5.5 Conclusion

Les classes de spialisation constituent une approcheztirativea’la sggcialisation de
composants logiciels. Elles permettent au programmeura@gfsy d’une marere simple
et élegante quels composants d’'une application sosgECialiser et pour quels contextes
d'utilisation. Cette approche englobe dans uenme"cadre diffentes techniques deesp”
cialisation existantes(la compilationa’I'exécution, manuelle ou automatique, iegrén-
tale, ...). Enfin, le processus decsjlisation est €crit de marére €page au programme
d’origine, ce quievite I'introduction d’erreurs la suite d’une modification.

Nous appliquons actuellement les classes @eigfiSationa’ I'optimisation des biblio-
théques standard Java, hotamment en ce qui concerne le graphiquesetde.i\otre ap-
proche consista traduire vers du C, le code Java produit par le compilateur de classes
de sggcialisation. Le code C est ensuiteesg@li®€ par Tempo. Dans ce but, nous avons
congu un environnement Java, appéfarissa [70]. Harissa offre un translateur de code
intermédiaire vers C et un support desition qui permet de etdnger au sein d’un eme
programe du code intergtd et compié.
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Les classes de spialisation onefé cortues afin d’optimiser des composants eyst
gérériques [35]. Noustudions leur application sur un sous-ensemble du langage C++ avec
pour objectif de spCialiser les IPC de @oruUs L'interét de cette approche est de pouvoir
exploiter des opportures d’optimisation relatives des pedicats instables et qui requéent
une sgcialisationa I'exécution. Par corexjuent, les classes deegjdlisation repesentent
une approche comgihentaire aux stragjies d’optimisation par brarchie de classes uti-
lisées jusqua’pesent dans les systies d’exploitation reposant sur une technologie objet
(ex., [48, 25, 90, 44)).
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Chapitre 6

Conclusion et perspectives

Dans ce document, nous avons suivi ueendfche verticale pouedfire notre contri-
bution. A partir d’un probEme pecis,d savoir la conception d’'un systie tokrant les
fautes, nous avons abarth probEmatique de la conception de srsies extensibles, puis
nous avons propegies solutiona [a construction de systies adaptatifs via la conception
de composants systies sptialisables.

Notre ex@rience montre que la conception de spsts extensibles et adaptatifs ne
releve pas d’un domaine unique, ou miutjue les solutions somtrechercher dans la fer-
tilisation croi€e de plusieurs domaines de recherche qui vont de la conception de noyaux
jusqua la transformation de programmes.

Nous concluons la psentation de notre travail erctivant les perspectives offertes
par la conception de systies extensibles et adaptatifs.

Sysemes extensibles

Le concept de micro-noyau a reeeng une prengre propositiora la construction de
sysemes modulaire et extensibles. Bien que ce concept ait preavin€rét, sa viabilie
d’un point de vue industriel est plus discutable. Dans le domaine destsystembargs
ou spEcifiques, deux micro-noyaux, Chorus [44] et Qnx [49], sont commeregaliséur
suces est entre autresi@’leur dege’élevé de modular#’interne, ce qui permet de confi-
gurer le noyau aux besoinsgmis des applications.

Dans le domaine des sgshes d'usageageral, I'utilisation des micro-noyaux se solde
par unéchec relatifA notre connaissance, plusieurs gysEs industriels de type Unix ont
été implémenés sur des micro-noyaux: Mix [14] (une version de SVR4) et Chorus/Fusion
(SCO Unix) au-dessus du micro-noyau Chorus, et OSF/1 au dessus d’une version de Mach
3.0. Toutefois, ces Unix ont leedavantage majeur d'offrir des performances sensiblement
inferieuresa’celles d'un systhe monolithique [37]. On peut citegalement I'expfience
du projet Workplace chez IBM dont 'objectiftait de remplacer I'ensemble des gyses
maison (0S/400, 0S/2, AlIX). Ce sgshe devaikfre multi-personnalitet apte’'s’exécuter
sur les difErentes machines du constructeur depuis le portable jusqu’au mini-ordinateur. Ce
projet n'était pas un projet de recherche, maisesl projet de dveloppement reposant sur
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les travaux de D. Julin sur la version multi-serveur de Mach/BSD [97]. Le progit a ~
arréte principalement pour des raisons de performances, notamment en raisaut du co”
changement d’espace d’adressage eritbdS [86]. Une deuame raison de leuechec
réside dans les conflits entre les diffhtes smantiques des personnatitSystime ; ceci
rend complexe la conception d’une structure deesyst qui peserve la performance [41].

Pour autant, il existe uregl besoin d’extensibikt’dans les systes d’'usageeage-
ral. Certains racanismes tels que la &vlince aux fautes, la migration de processus ou le
support du multimedia ne sont pasegtables simplement dans un &s€ d'usage &
néral [73]. D'une part, ces atanismes sontds sgcifiquesa une classe d’'application
donrege; ils ne sont par coaguent utiles qu peu d'utilisateurs. D’autre part, les choix
d’'implementation d’'un reCanisme dormsontegalement &S dEpendants des besoins de
I'application. Il en Esulte qu'il est tes difficile de choisir et d’irdgrer une unique impl
mentation dans le noyau.

Pour les raisons @gs plus haut, notre travail sur DP-Mach et d’autres propositions
récentes dans le domaine des noyaux deesyss extensibles [16, 40] viseabffrir des
extensions de granulagifine, relatives une application ou un groupe d’applications don-
nées. Une deurime tendance vise Ce que les interfaces expeet soient de plus en plus
proche du coeur du noyau, voire de la machine physique. leeowé des problhes de
slire des extensions qui ne peuvent pas toujetnsEsolus par les techniques classiques
de protection reposant sur le regg€l. C'est un des probies queesoud la secialisation
automatique de composants y8E.

Spécialisation de composants systne

La spgcialisation de composantsmgriques est une technique qui reconcilie les objec-
tifs contradictoires de gy€ralité et de performance. Elle permet d’adapter un composant
logiciel & un contexte d'utilisation pcis. Le premier éréfice est un gain de performance,
puisque les oprations grériques soneliminées dans le programmesiduel. En outre,
lorsque la spcialisation est automatique, elleegerve la smantique du programmens-
rique et son degrde site. Cette propefe permet laeutilisation de composants sgaie
existants, donc matures et d’'un degi€é sife satisfaisant.

La probEmatique de I'utilisation d’'un sgialiseur (tel que &valuateur partiel Tempo),
réside dans I'aptitude de cette technolagigaiter des composants systé Eels. Le pro-
bleme est relatif d’'une pasd la taille des logiciels, et d'autre paatla complexig” des
constructions du langage @ig¢ralement utilises par les programmeurs S/se.

A ce titre, notreetude sur la seialisation du RPC de Sun apporte une contribution
importante. Nous montrons quevaluation partielle pewtfe appligeea un langage aussi
complexe que C, et qu'il est possible de traiter du codeesystEel non-spcifiquement
écrit en vue de la grialisation. Ceci montre queslaluation partielle entre dans une phase
de relative maturé. On peut donc penser que notre technologie va sortir des laboratoires
de recherche pour pouvatre appligee dans I'industrie. D’ores etff, plusieurs soetés
se sont podés candidates poewaluer I'utilisation de Tempo dans lewEloppement de
leur produits.

A court terme, notreefude sur le RPC peutre utilie pour optimiser des applica-
tions distribi€es Eelles. Des candidats eressants sont par exemple PVM ou le eys”
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de gestion de fichiers NFS. En corapiént, il eskegalement envisageable dessfliser

les protocoleseseau faisant partie du noyau (ex., TCP/IP, les pilotes d'E/S). Ces proto-
coles possdentegalement une structure en couche et sont analogues aux protocoles que
nous avons gxriali€s. Notre expfience est par coaguent gréralisablea’la totalig d'un
sous-systine Eseau, ce qui permettrait dergrer des composanisgéaux spcifiques aux
besoins d'une application doee.

A plus long terme, un objectif ambitieux est de construire unesgstcomplet reposant
sur des composantsexggalisables. Au moins deux voies s’ouvrent actuelleraamttre £-
flexion. Une prenete approche est de considf I'étude d’une bibliotgue de composants
syseme existants telle que la bibli@hue Flux [42]. Cette approche serait assez similaire
a notreetude sur le RPC, puisqu’elle consistemixhiber les opporturas de sptialisa-
tion sur des composangxfits en C. Une seconde approchside dans la gialisation
de composants systiegcrits dans le langage Java. En raison de sa pmpretlangage
remporte un suas dans de nombreux domaines d’applications, notamment danseFimpl”
mentation de systhes d’exploitation (ex., Java OS). De part le caacoriené-objet du
langage, et la rapiditde dfveloppement impe® par ce domaine en pleine expansion, les
composants logiciels Java ne sont pas encore ogingisieelent de multiples possibiés
de spcialisation. Cette seconde approche est parezpresit particuéfement prometteuse.
Pour ce faire, noustudions la spCialisation de programmes @mgrés par le traducteur
de code interradiaire Java vers C que nous avoesalopp dans Harissa [70]. Plusepr”
cisément, nous enrichissons les analyses amgh&es dans Tempo afin que celui-ci traite
efficacement les constructionsegjifiques au support des objets.

Vers une ¢genéralisation des classes de gpialisation

Dans I'état actuel de notre technologie, Tempo pEtg consiéié comme un moteur de
spécialisation : son utilisation peetre parfois difficile, lorsque diffents types de spia-
lisation @ la compilation et T'exécution) sont utilies conjointement au sein d’'unemé
application. Pour simplifier le cordé de la spcialisation, nous avons introduit un forma-
lisme, les classes deagialisation, qui permet Un utilisateur de elarer le comportement
de la sgtialisation de maere indpendante du programme.

En fait, les classes de spialisation constituent un cas particulier de langage de des-
cription du processus d’adaptation. On retrouve dans ce langage trois facettes, expression
du contexte, analyse des opportesitle spCialisation, gestion/guidage duespdliseur,
qui permettent deetrire les trois phases du processus d’adaptation. Certaines facettes de
ce langage sont relativement simples, notamment celle retativbservation du contexte.

En fait, ce langage estedié a la description du processus d’'adaptation pour une classe
d’applications ne ecessitant que des actions dedplisation.

Dans le futur, nous envisageons d’enrichir ce langage pearir@” des possibikts
d’adaptation plus complexes. Le domaine d’applicatiome st notamment celui des-t”
lecommunications. Dans ce contexte, les applications ont uree dig vie assez longue
et doiventetre reconfigugés pour suivre les besoins de I'exploitation. Ceci demande de
pouvoir dcrire des actions d’adaptation relatives par exemple au redimensionnement de
I'application oua la migration de processus. L'a1€t de cette approche est de ne pas modi-
fier le programme original ; le processus d’adaptation esta independamment et peut
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étre aigment modi& au cours de &Volution du systime. Nous esggrons ainsi faciliter le
développement de systies complexes.
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