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Avant-propos

Ce document d’habilitation pr´esente mon parcours scientifique au travers de plusieurs
études ayant pour fil conducteur la conception de syst`emes adaptatifs et extensibles. J’ai
cherché à retracer l’évolution de cette id´ee, depuis l’expression de son besoin jusqu’`a la
description de solutions relevant des domaines du syst`eme ou des langages. Par cons´equent,
ce document ne pr´esente pas l’ensemble de mes travaux. Ceux-ci peuvent ˆetre résumés dans
ce qui suit.

J’ai débuté mon activité de recherche au sein projet INRIA LSP (devenu ensuite SO-
LIDOR) dans le cadre de mon DEA, puis de ma th`ese. Je me suis int´eress´e à la conception
d’architectures tol´erant les fautes avec l’objectif de r´eduire leur coˆut de mise en œuvre,
sans pour autant sacrifier la performance. Ceci m’a amen´e à proposer une impl´ementation
performante du concept de m´emoire stable sous la forme d’une carte mat´erielle appel´ee
mémoire stable rapide. Le support de cette carte a ´eté intégré au syst`eme d’exploitation
distribué GOTHIC, et a entre autres ´eté utilisé pour la conception d’un sous-syst`eme fiable
de communication par messages.

Les résultats obtenus dans le cadre de ma th`ese m’ont donn´e l’idée de g´enéraliser l’utili-
sation de la technologie m´emoire stable pour concevoir les diff´erents services d’un syst`eme
d’exploitation. Plus pr´ecisément, mon objectif lors de la conception du syst`eme distribu´e
FTM était d’offrir la transparence de la tol´erance aux fautes aux applications utilisateurs.
Cet objectif aété atteint par la conception d’une m´ethodologie de construction de sys-
tèmes d’exploitation fiables. Cette m´ethodologie repose sur l’utilisation de la technologie
micro-noyau et d’un ensemble extensible de serveurs fiables qui impl´ementent les points
de reprise des applications.

La conception du FTM m’a permis de mieux comprendre l’influence des m´ecanismes
bas-niveaux, tel que les micro-noyaux, sur le comportement global du syst`eme. En par-
ticulier, l’intégration de ces m´ecanismes avec l’architecture des r´eseaux est cruciale pour
la performance des syst`emes distribu´es. Ceci m’a amen´e d’une part `a proposer une nou-
velle architecture de micro-noyau (DP-MACH) et d’autre part `a m’intéresser aux nouvelles
technologies de r´eseaux haut-d´ebit, notamment l’ATM.

Le souci de performance m’a amen´e ensuite `a m’intéresser aux techniques de sp´ecia-
lisation de syst`emes d’exploitation par transformation automatique de programmes. Plus
précisémement, mes recherches r´ecentes au sein du projet COMPOSE visent à concilier
performance et g´enéricité enadaptantun système génériqueà un contexte d’utilisation
précis.
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3.3 Évaluation de performance . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . 42
3.4 Conclusion . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . 44



8 G. Muller
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5.2 Spécialisation d’un syst`eme de fichier . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . 64
5.3 Compilation des classes de sp´ecialisation . . . . . . . . . . . . . . . . . . 65
5.4 Aspects relatifs au support d’ex´ecution . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . 69
5.5 Conclusion . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . 69

6 Conclusion et perspectives 71



Syst̀emes d’exploitation adaptatifs et extensibles 9

Chapitre 1

Introduction

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

Les fonctions du syst`eme se sont continuellement accrues au cours des ann´ees, au prix
d’une complexité toujours croissante. Au moniteur primitif masquant uniquement les fonc-
tions d’entrée-sorties console et disque, se sont ajout´ees progressivement des fonctions
de mémoire virtuelle, de multi-tˆaches, de gestion des r´eseaux, de partage d’information
entre machines, de gestion de l’environnement graphique, pour aboutir r´ecemment `a l’in-
tégration du multimedia. Il en r´esulte que les syst`emes d’exploitation modernes int`egrent
des fonctions de nature tr`es diverses, poss´edant des contraintes d’impl´ementation parfois
contradictoires.

En effet, cette diversit´e pose aux concepteurs d’un syst`eme, de nombreux probl`emes
d’efficacité relatifs par exemple `a la taille mémoire occup´ee ou aux conflits entre les dif-
férentes politiques de gestion des ressources mat´erielles de la machine. Or, la contrainte
de performance est un aspect essentiel du d´eveloppement d’un syst`eme. Pour l’utilisateur,
le système d’exploitation ne repr´esente qu’un moyen et non pas une finalit´e. On compte
ainsi dans un pass´e récent de multiples exemples d’´echecs de syst`emes par suite de perfor-
mances insuffisantes, malgr´e leur haut niveau de fonctionnalit´e. Il est clair qu’un syst`eme
doit maximiser l’utilisation des ressources mat´erielles vis-à-vis des applications et n’en
utiliser pour ses besoins propres que le minimum.

La complexité des fonctionnalit´es conjugu´eeà la contrainte de performance font du
système d’exploitation l’un des logiciels les plus difficiles `a développer et `a maintenir.
D’un point de vue industriel, il en r´esulte une n´ecessit´e de pérennisation des d´eveloppe-
ments. Ceci est renforc´e par le fait que les architectures de machines ´evoluent de plus en
plus rapidement et que les utilisations de l’informatique se sont tr`es largement diversi-
fiées. On trouve aujourd’hui des microprocesseurs et des noyaux de syst`eme jusque dans
les téléphones cellulaires et les machines `a laver. Au contraire des premiers syst`emes qui
étaient souvent li´esà une machine donn´ee età un domaine pr´ecis d’utilisation, il n’est plus
imaginableéconomiquement de “jeter” un syst`eme d’exploitation d`es l’obsolescence de
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l’ordinateur sur lequel il est impl´ementé.

1.1 Taxinomie des syst̀emes d’exploitation extensibles et
adaptatifs

Le besoin de syst`emes ais´ement réutilisables a ´eté le moteur de nombreuses recherches
au cours de ces quinze derni`eres ann´ees. Le but de ces ´etudes a ´eté la définition de sys-
tèmesà vocation universelle dont des instances peuvent ˆetre utilisées depuis le t´eléphone
cellulaire jusqu’au super-calculateur. Deux propri´etés, l’adaptabilit´e et l’extensibilité, sont
caractéristiques de ces syst`emes.

1.1.1 Adaptabilité

On considère qu’une application ou un syst`eme estadaptatif si celui-ci peut modifier
son comportement en fonction de son contexte d’ex´ecution. Le contexte regroupe des no-
tions diverses qui peuvent aller de la configuration mat´erielle jusqu’à des propri´etés sur
les valeurs d’entr´ee ou sur les objets manipul´es. La motivation essentielle d’un syst`eme
adaptatif est d’offrir de meilleures performances ou fonctionnalit´es au cours de la vie du
système. Un syst`eme adaptatif offre le choix entre diff´erents algorithmes, ce qui permet de
satisfaire au mieux les besoins d’un cas pr´ecis, tout en conservant une politique g´enérale
convenant `a la plupart des situations.

De manière générale, le processus d’adaptation repose sur trois ´etapes : (i) introspec-
tion, (ii) analyse et prise de d´ecision, (iii) action/s´election d’une politique :

Introspection. Cetteétape est relative `a l’observation du contexte. Les m´ecanismes relatifs
à cetteétape vont de la simple observation de variables locales jusqu’`a des processus
de récolteéventuellement distribu´es. On peut citer par exemple le cas d’un visuali-
seur MPEG adaptant le d´ebit d’information transmis aux ressources disponibles de
bout en bout [26].

Décision. Cette étape est relative `a l’analyse des informations r´ecoltées. Cette analyse
conduitéventuellement `a une prise de d´ecision visant `a adapter le syst`emeà la si-
tuation observ´ee. Les ´eléments de d´ecision sont par exemple, l’occurrence d’un ´evé-
nement, le d´epassement d’un seuil, . . .

Action. Les actions visant `a adapter le syst`eme sont diverses et d´ependent de la nature de
l’adaptation. Elles peuvent ˆetre relatives au noyau du syst`eme,à un processus unique
ou à un ensemble de processus. Une action d’adaptation peut consister `a modifier
quelques param`etres d’exécution dans un cas simple, ou dans un cas plus complexe
à sélectionner un nouvel algorithme convenant mieux au contexte observ´e. Cette
sélection peut ˆetre qualifiée d’internesi les différentes politiques sont pr´esentes dans
le code du syst`eme qui est alors g´enérique, ou d’externesi la sélection de la politique
requiert le chargement dynamique d’une extension externe au syst`eme.
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En fait, il existe de nombreuses variantes de syst`emes adaptatifs en fonction dequand,
par qui, etcommentsont réalisées les trois ´etapes du processus d’adaptation :

Syst̀eme adaptable.Un système est dit adaptable lorsque les ´etapes de l’adaptation sont
contrôlées par une entit´e (processus ou humain) ext´erieure au syst`eme lui-même. Un
système adaptable est par cons´equent passif. Au contraire, un syst`eme adaptatif est
actif puisqu’il poss`ede des capacit´es internes d’introspection et de d´ecision.

Syst̀eme configurable.Le processus d’adaptation est r´ealisable soit en cours d’ex´ecution,
de manière dynamique, ou plus simplement avant l’ex´ecution, de mani`ere statique.
Un système est dit configurable lorsque l’adaptation est effectu´ee de mani`ere sta-
tique, à la compilation ou `a l’édition de lien. La configuration permet d’assurer la
portabilité d’un système sur des plate-formes diff´erentes et une meilleure utilisa-
tion des fonctionnalit´es offertes par le mat´eriel. Diverses m´ethodes de configuration
ont été propos´ees ; celles-ci vont des pr´e-processeurs jusqu’`a l’héritage dans les lan-
gages objets. Cette derni`ere approche est notamment utilis´ee dans des syst`emes tels
que Choices [25] et le micro-noyau Chorus [89].

Syst̀eme sṕecialisable. La spécialisation est une action particuli`ere d’adaptation qui per-
met de transformer un programme g´enérique en une version adapt´eeà un contexte
donné. Le gain escompt´e de la sp´ecialisation est g´enéralement relatif `a la perfor-
mance. Des approches manuelles `a la spécialisation sont souvent utilis´ees pour op-
timiser des applications poss´edant de forts goulots d’´etranglements (e.g., syst`eme,
graphique, scientifique). Cependant, ces approches ont le d´efaut d’être trop sp´eci-
fiques et sont susceptibles d’introduire des erreurs lors de la sp´ecialisation. Dans la
suite de ce document, nous pr´esentons des outils permettant d’automatiser le proces-
sus de sp´ecialisationà la compilation et `a l’exécution.

La mise en œuvre des phases d’introspection et d’action du processus d’adaptation
nécessite que les m´ecanismes internes du syst`eme soient observables, voire rempla¸cables
si les mécanismes standard ne sont pas suffisants. En cons´equence, un syst`eme adaptatif est
souvent implant´e au dessus d’un syst`eme sous-jacent poss´edant la propri´eté d’extensibilité.

1.1.2 Extensibilit́e

On considère qu’un syst`eme estextensible, s’il est possible d’y ajouter des fonction-
nalités non anticip´ees lors de la conception. L’extensibilit´e est une propri´eté relativeà l’ar-
chitecture logicielle et `a la structure d’un syst`eme. Le degr´e d’extensibilité se mesure en
fonction de deux param`etres : la dur´ee de vie des extensions et le niveau du syst`eme au sein
duquel les extensions peuvent ˆetre ajoutées.

Les durées de vie possibles pour une extension syst`eme sont :

Permanente.Ceci est la forme la plus primitive d’extensibilit´e. L’extension est li´ee sta-
tiquement avec le reste du syst`eme lors de la configuration. Cette solution est clas-
siquement utilis´ee dans le monde Unix pour permettre l’ajout de pilotes de p´eriphé-
riques.
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Semi-permanente.On considère ce cas lorsque l’extension est relative `a un service ou `a
un environnement utilis´e par un ensemble d’applications (c.-`a-d., personnalit´e Dos
ou Unix). L’extension est alors dynamiquement charg´ee/déchargée par un utilisateur
privil égié (c.-à-d., administrateur). Cette forme d’extensibilit´e estégalement utilis´ee
pour charger dynamiquement des pilotes dans Windows95 (c.-`a-d.,plug-and-play)
et des syst`emes Unix modernes tels que Linux ou Solaris.

Celle de l’application/du service.Ce cas est relatif `a l’utilisation d’une extension sp´e-
cifique à une application donn´ee. Le chargement/d´echargement de l’extension est
alors intégré avec le lancement et la fin de l’application. Toutefois, il reste masqu´e
au programmeur de l’application.

Intra-application/service. Ce cas extrˆeme peut ˆetre consid´eré pour une application adap-
tative. Il est alors n´ecessaire que le programmeur puisse g´erer dynamiquement les
extensions syst`eme. En cons´equence, les primitives de s´election, chargement et d´e-
chargement d’extensions doivent alors ˆetre accessibles au programmeur.

Le niveau du syst`eme au sein duquel peut ˆetre ancr´e une extension conditionne l’´eten-
due des fonctions pouvant ˆetre modifiées. D’un point de vue architecture, l’extensibilit´e
nécessite de rendre visibles des interfaces auparavant cach´ees. La tendance des recherches
està repousser de plus en plus bas le niveau des interfaces export´ees. On peut distinguer
les niveaux suivants pour le support des extensions :

Processus.Cette solution est utilis´ee pour mettre en œuvre certains services syst`eme qui
peuventêtre implémentés au dessus de l’interface standard sans recourir `a des mo-
difications au sein du noyau. Cette approche est notamment utilis´ee pour mettre en
œuvre certains services distribu´es dans Unix, tel que NIS [85] ou le serveur du sys-
tème de fichier distribu´e NFS [91].

Serveur.Cette solution a ´eté introduite par les syst`emesà base de micro-noyaux tels que
Mach [1], Chorus [89] et Amoeba [66]. L’objectif poursuivi lors de la conception de
ces syst`emes est de r´eduire le nombre de services implant´es au sein du noyau et de
les exporter vers des processus sp´eciaux appel´es serveurs. Les services impl´ementés
par des serveurs sont par exemple la gestion de fichiers, la communication r´eseaux,
la personnalit´e Unix, . . . Le micro-noyau peut lui-mˆemeêtre consid´eré comme un
serveur particulier offrant les notions d’espace d’adressage, de fil de contrˆole, d’objet
mémoire et de message. Le message est le support de communication uniforme entre
le micro-noyau et les serveurs. Dans un syst`eme reposant sur micro-noyau, le grain
d’utilisation de l’extensibilité est le serveur.

Mécanismes internes du noyau.Les 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) l’impossibilit´e de red´efinir
les fonctions mˆeme du micro-noyau. Cette derni`ere limitation est particuli`erement
contraignante lors de la mise en œuvre de fonctionnalit´es de type multimedia qui
imposent une gestion des ressources avec contraintes de r´eservation [5, 34]. Pour
lever ces limitations, des syst`emes récents tels que SPIN [16] et l’exokernel Ae-
gis [40] offrent la possibilit´e de charger des extensions directement au sein du noyau
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et permettent la red´efinition de fonctions de bas-niveau tels que l’ordonnancement
ou l’allocation mémoire.

Il est à noter que les formes les plus fines d’extensibilit´e soulèvent de nouveaux pro-
blèmes relatifs `a la sûreté des extensions, notamment lorsque celles-ci peuvent ˆetre char-
gées au sein du noyau. Pour pr´evenir une modification non contrˆolée du noyau, diverses
solutions ont ´eté suggérées. Wahbeet al. [103] proposent d’ins´erer des instructions dans le
code assembleur v´erifiant la validité des acc`es mémoire. Cette technique est utilis´ee dans
l’exokernel Aegis [40]. En ce qui concerne SPIN, Bershadet al. [16, 53] utilisent le typage
fort de Modula-3. Plus r´ecemment, Lee et Necula ont d´ecrit une autre technique reposant
sur l’utilisation de preuves associ´ees au code (proof-carrying-code) [78, 77]. L’apport de
cette derni`ere technique est de proposer une approche g´enéraleà la vérification de propri´e-
tés.

1.2 Présentation de ce ḿemoire

Ce document pr´esente une synth`ese de nos travaux dans le domaine des syst`emes ex-
tensibles et adaptatifs. Les probl`emes que nous adressons, et donc les solutions, rel`event de
domaines différents qui vont des noyaux de syst`eme jusqu’au support langage.

Extensibilit é et toĺerance aux fautes

Le besoin d’extensibilit´e nous a ´eté initialement pos´e lors de la conception du syst`eme
tolérant aux fautes FTM [67]. La conception d’un tel syst`eme pose un probl`eme double :
(i) comment assurer la tol´erance aux fautes et (ii) comment mettre en œuvre un tel sys-
tème sans pour autant tout concevoir `a partir de la machine nue. Ce dernier probl`eme est
particulièrement important dans le contexte d’un syst`eme réel, puisqu’il est aujourd’hui
presque impossible de red´evelopper un syst`eme propriétaire pour des raisons de coˆut et de
compatibilité avec l’existant.

La solution que nous avons retenue repose sur la propri´eté d’extensibilité apportée par
le concept de micro-noyau. Plus pr´ecisément, nous ´etendons le syst`eme avec desserveurs
fiablesqui assurent la continuit´e de service. Un serveur fiable g`ere une ressource syst`eme et
est capable, apr`es une d´efaillance, de reprendre son ex´ecutionà partir d’un point de reprise
local. La cohérence globale du syst`eme est assur´ee par un mod`ele à points de reprise co-
hérents bloquants. La caract´eristique principale de ce mod`ele est de pr´eserver la propri´eté
d’extensibilité du syst`eme : de nouveaux serveurs fiables peuvent ˆetre ajoutés dynamique-
ment. Par ailleurs, nous b´enéficions des autres avantages apport´es par les micro-noyaux,
notamment en mati`ere de portabilit´e et d’indépendance vis-`a-vis de la machine.

Domaines de protection

La conception d’un syst`eme complexe comme le FTM, et sa mise en œuvre, sont des
étapes n´ecessaires dans l’acquisition de la connaissance des probl`emes réels qui se posent
au sein d’un syst`eme d’exploitation. Notamment, le fait que le grain d’extension au dessus
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du micro-noyau soit limit´e à la notion de serveur pose un probl`eme de performance. Celui-
ci est dû principalement `a la communication par messages et au besoin de conversion des
structures de donn´ees entre les espaces d’adressages des diff´erents serveurs.

Ceci nous a amen´e à proposer un nouveau mod`ele de micro-noyau dans lequel les
notions d’espace de protection et d’espace d’adressage sont d´ecouplées l’une de l’autre.
En d’autres termes, un processus peut ˆetre compos´e de plusieursdomaines de protection
partageant un mˆeme espace d’adressage. Le b´enéfice majeur de ce mod`ele de noyau est que
la communication entre deux domaines de protection est plus performante qu’entre deux
serveurs car elle ne n´ecessite pas de conversion d’adresses. Par ailleurs, l’unicit´e de l’espace
d’adressage permet ´egalement de r´ealiser des optimisations compl´ementaires au niveau de
l’unit é de gestion m´emoire (MMU), lors du changement de domaines de protection.

La structuration d’une application en plusieurs domaines de protection est une alter-
native à l’utilisation de serveurs lorsque ces derniers ne sont pas partag´es par plusieurs
applications. Plus g´enéralement, le domaine d’application des domaines de protection est
la construction d’applications `a partir de composants logiciels ne poss´edant pas le mˆeme
niveau de confiance. Notamment, certains domaines de protection peuvent poss´eder l’at-
tribut superviseur et sont ainsi `a même d’acc´eder directement au noyau et au mat´eriel. De
ce fait, les domaines de protection superviseurs sont une solution ´elégante au support d’ex-
tensions syst`emes sp´ecifiquesà une application. Ce mod`ele de micro-noyau a donn´e lieu
à une implémentation, DP-Mach [22], qui a ´eté réalisée 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 œuvre des domaines de protection
peutêtre faiteà partir d’un syst`eme standard avec relativement peu de modifications au sein
du noyau.

Spécialisation automatique de composants systèmes

Dans un syst`eme reposant sur l’utilisation g´enéralisée d’extensions syst`eme sp´ecifiques
aux applications, le probl`eme qui se manifeste est l’automatisation de la mise en œuvre de
telles extensions. L’´ecriture manuelle de composantsad hocest bien sˆur possible, mais
cette solution ne peut ˆetre raisonnablement utilis´ee que par des concepteurs d’applications
experts en syst`eme. Pour r´esoudre ce probl`eme, nous avons propos´e une solution reposant
sur la spécialisation automatique de composants g´enériques.À ce titre, nous nous sommes
plus particulièrement int´eress´esà l’application de la technique de l’évaluation partielle.

L’ évaluation partielle [31] est une technique de transformation qui a pour but de sp´e-
cialiser automatiquement un programme en fonction d’un sous-ensemble connu des don-
nées d’entr´ee (appel´eesdonńees statiques). C’est une transformation de programmes qui
préserve la s´emantique du programme original dans la mesure o`u le programme sp´ecia-
lisé (appelé égalementrésidualiśe), appliqué aux donn´ees manquantes (ditesdynamiques,
c’est-à-dire inconnues), produit le mˆeme résultat que le programme original appliqu´e à
toutes les donn´ees (cf figure 1.1).

Afin de permettre la sp´ecialisation de composants syst`eme, nous avons particip´e à la
conception de Tempo [32], un ´evaluateur partiel pour programmes C. Tempo a ´eté spécifi-
quement con¸cu pour le domaine des programmes syst`eme ; c’est-`a-dire que la pr´ecision des
analyses mises en œuvre dans Tempo est dict´ee par les mod`eles de programmation que l’on
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FIG. 1.1 –Évaluation partielle

rencontre dans les programmes syst`eme. Plus pr´ecisément, nous avons valid´e Tempo, via la
spécialisation de la mise en œuvre de l’appel de proc´edureà distance (c.-`a-d., RPC) d´eve-
loppé par Sun en 1984. De part son architecture, le RPC de Sun rec`ele de multiples sources
de généricité, ce qui en fait un tr`es bon candidat pour la sp´ecialisation ; nous obtenons un
gain de performance allant jusqu’`a 1,3 sur un appel complet (r´eseau inclus). Sur l’enco-
dage des donn´ees au sein du talon, le facteur d’optimisation va jusqu’`a 3,7 [75, 74, 69].
Les retomb´ees de cette ´etude sont multiples. Les r´esultats obtenus montrent : (i) que la
spécialisation automatique est une technique permettant la mise en œuvre performante de
composants syst`emes g´enériques, (ii) que le programmeur syst`eme peut se lib´erer en partie
de la contrainte d’efficacit´e et programmer de mani`ere plus g´enérique.

Approche déclarative à la sṕecialisation

De manière générale, on peut distinguer plusieurs types de sp´ecialisation :à la compi-
lation,à l’exécution et une approche interm´ediaire qui consiste `a sélectionner `a l’exécution
une instance parmi plusieurs versions pr´e-spécialiséesà la compilation. Tempo offre une
approche uniforme `a ces différentes formes de sp´ecialisation en s´eparant l’analyse du pro-
gramme de la sp´ecialisation effective.

Dans le cas du RPC, la gestion de la sp´ecialisation est relativement simple puisque
celle-ci est effectu´ee uniquement `a la compilation et qu’il n’existe qu’une version sp´ecia-
lisée du programme. Dans un cadre plus g´enéral, lorsque diff´erents types de sp´ecialisation
sont mélangés, de nouveaux probl`emes apparaissent : comment d´etecter les opportunit´es
de spécialisation ? Sur quelle partie du programme faire porter la sp´ecialisation ? Quand
activer et désactiver une instance sp´ecialisée? Etc. Bien ´evidemment, la gestion de la sp´e-
cialisation peut ˆetre programm´ee directement en C. Toutefois, c’est une tˆache complexe,
difficile à maˆıtriser par un programmeur non expert, qui demande une intrusion au sein du
programme original et qui est par cons´equent potentiellement source d’erreurs.

Pour simplifier la gestion de la sp´ecialisation, nous avons introduit une approche d´e-
clarative dans le contexte de la programmation orient´ee objet [102]. Plus pr´ecisément, le
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programmeur d´eclare quelles m´ethodes doivent ˆetre spécialisées et pour quels contextes.À
partir de ces d´eclarations, un compilateur d´etermine comment les versions sp´ecialisées sont
produites et g´erées. Le r´esultat de la compilation est une version ´etendue du programme
source, capable d’activer la sp´ecialisation lorsque n´ecessaire, et de remplacer les versions
spécialisées d’une mani`ere transparente.

Dans notre approche, l’unit´e de déclaration est laclasse de sṕecialisation. Elle enrichit
l’information concernant une classe existante. Le rapport entre les classes normales et les
classes de sp´ecialisation est d´efini par une forme d’h´eritage reposant sur lesclasses de
prédicatsintroduites par C. Chambers [27]. Les b´enéfices de cette approche sont (i) que
la déclaration n’est pas intrusive et (ii) qu’il est possible d’exprimer une sp´ecialisation de
type incrémental [33] par h´eritage de classes de sp´ecialisation.

Une implémentation d’un compilateur des classes de sp´ecialisation a ´eté réalisée pour
le langage Java [46]. Ce compilateur prend en entr´ee du source Java ´etendu avec les classes
de spécialisation et produit du Java standard. Le code Java est ensuite compil´e vers du C,
au moyen d’un traducteur de code interm´ediaire (bytecode) [70]. Finalement, le code C
produit peutêtre spécialisé au moyen de Tempo.

Structure du document

La structure de ce m´emoire est la suivante. La description du mod`ele FTM, l’étude des
performances du prototype et la pr´esentation des le¸cons de cette exp´erimentation font l’ob-
jet du chapitre 2. La conception et l’´evaluation de DP-Mach sont d´ecrites dans le chapitre 3.
Tempo et son utilisation pour sp´ecialiser le RPC de Sun sont pr´esentées dans le chapitre 4.
Les classes de sp´ecialisation et leur impl´ementation pour le langage Java sont d´ecrites dans
le chapitre 5. Nous concluons dans le chapitre 6 en d´ecrivant les perspectives soulev´ees par
nosétudes.
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Chapitre 2

Extensibilit é et toĺerance aux
fautes : l’approche FTM

Un système informatique tol´erant les fautes est d´efini par sa capacit´e à délivrer un ser-
vice continuà ses utilisateurs mˆeme si un ou plusieurs de ses composants internes sont
défaillants. La tolérance aux fautes est bien ´evidemment une propri´eté hautement d´esirable
et la réponse na¨ıve à la question “qui a besoin d’un système toĺerant les fautes?” est “tout
le monde”. Malheureusement, la mise en œuvre de la tol´erance aux fautes repose sur des
techniques de redondance [62] qui induisent des surcoˆuts en mat´eriel ainsi qu’en temps
d’exécution. En cons´equence, relativement peu de syst`emes informatiques parmi tous ceux
utilisés quotidiennement sont tol´erants aux fautes. Si la conception d’un syst`eme informa-
tique est toujours la recherche d’un compromis entre le coˆut et la performance, la concep-
tion d’un système tolérant les fautes est encore plus complexe car le compromis recherch´e
doit tenir compte du coˆut, de la performance et du niveau de fiabilit´e que l’utilisateur estime
nécessaire pour le support de ses applications.

Ce chapitre pr´esente la conception de FTM (Fault Tolerant Multiprocessor) 1, un sys-
tème tolérant les fautes `a usage g´enéral [13, 67]. L’objectif principal de cette ´etudeétait
de construire un syst`eme de “faible coˆut” qui puisseêtre utilisé sur des stations de tra-
vail standard. Plus sp´ecifiquement en mati`ere de syst`eme, notre motivation ´etait la création
d’une méthodologie de conception de syst`emes d’exploitation fiables et extensibles offrant
la transparence de la tol´erance 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 diff´erents objectifs sont atteints par l’utilisation du micro-noyau
Mach et d’un ensemble extensible de serveurs fiables qui impl´ementent les points de reprise
des applications et offrent la continuit´e de service en d´epit des d´efaillances des machines.

L’ étude de FTM s’est effectu´ee en collaboration avec BULL et s’est ´etendue sur cinq
années. Elle a entre autres recouvert la conception et la r´ealisation d’un prototype. De mul-
tiples aspects ont ´eté abordés, allant de la conception de machines, la r´ealisation de cartes

1. La signification initiale de l’acronyme FTM a perdu par la suite une partie de sa signification, du fait de
l’ évolution de l’architecture mat´erielle vers des stations de travail distribu´ees. FTM a ´eté développé dans le cadre
d’un projet commun INRIA-BULL, financ´e en partie par la DRET via le contrat 90 346.
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matérielles, et bien sˆur la conception de syst`emes d’exploitation. Dans ce chapitre, nous
nous concentrons uniquement sur la pr´esentation des aspects syst`eme. Le lecteur int´eress´e
par la totalité des recherches r´ealisées pourra se r´eférer aux documents [12, 67]. Ces re-
cherches ont ´eté effectuées en collaboration avec de nombreux chercheurs et ´etudiants,
notamment : Jean-Pierre Banˆatre, Michel Banˆatre, Pack Heng, Mireille Hue, Nadine Pey-
rouze, Yves Prunault, Bruno Rochat, Patrick Sanchez et Patrick St´efanelli.

Le reste de ce chapitre est structur´e de la mani`ere suivante. La section 2.1 est consacr´ee
à la présentation globale de FTM. La section 2.2 d´ecrit la problématique de la construction
d’un système tolérant aux fautes et la solution choisie reposant sur le concept de micro-
noyau. La section 2.3 pr´esente le mod`ele de syst`eme fiable FTM. la section 2.4 d´ecrit les
performances du prototype construit. Nous concluons dans la section 2.5.

2.1 Conception d’un syst̀eme toĺerant les fautes et de faible
coût : l’approche FTM

Notre objectif de construction d’un syst`eme tolérant les fautes et de faible coˆut a dicté
les choix de conception de FTM, tant au niveau de l’architecture que du syst`eme d’exploi-
tation. Nous d´etaillons maintenant ces choix.

2.1.1 Comment ŕeduire le côut matériel de la tolérance aux fautes

Le surcoût matériel de la tolérance aux fautes d´epend principalement du degr´e de ré-
plication des composants du syst`eme et de la sp´ecificité des composants employ´es. En
conséquence, la construction d’un syst`eme tolérant les fautes et de faible coˆut impose la
recherche de solutions minorant le degr´e de réplication des machines ; ceci a ´eté réalisé de
deux façons : (i) nous avons choisi de tol´erer une seule d´efaillance mat´erielle à un instant
donné, (ii) nous avons d´ecidé de faire reposer le syst`eme d’exploitation sur un mod`ele à
réplication passive des calculs et sur l’utilisation de points de reprise [38, 73]. Le premier
choix est justifié par le fait que la fiabilit´e des stations de travail classiques a consid´e-
rablement augment´e ces derni`eres ann´ees et que les d´efaillances mat´erielles deviennent
relativement rares. De fait, la probabilit´e que deux stations d´efaillent au même moment est
suffisamment faible pour ˆetre acceptable dans un environnement de r´eseau local. Notre se-
cond choix offre l’avantage qu’en mode de fonctionnement normal toutes les machines du
réseau effectuent des travaux diff´erents. En revanche, en cas de d´efaillance d’une station,
les travaux qui s’ex´ecutaient sur celle-ci sont relanc´es sur une machine secours `a partir d’un
point de reprise pr´ecédemment sauvegard´e. Dans ce cas, on peut noter que la machine de
secours ex´ecute les travaux de la station d´efaillante en plus des siens.

Enfin, nous avons choisi de construire l’architecture FTM `a partir de machines standard
tel que des PC, des stations de travail ou des cartes industrielles (e.g, Multibus, VME). Cette
décision a pour cons´equence que la d´etection des d´efaillances repose soit sur la non-r´eponse
de la machine `a une requˆete extérieure (ex., d´etection de crash par chien de garde) ou sur
des mécanismes mat´eriels intégrésà la machine (ex., ECC, bit de parit´e). Dans ce dernier
cas, la d´etection d’une erreur provoque l’arrˆet de la machine par le syst`eme d’exploitation.
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2.1.2 Mémoire stable transactionnelle : un support efficace pour la
mémorisation des points de reprise

L’impl émentation des techniques de points de reprise requiert la m´emorisation de ceux-
ci sur un support qui r´esiste aux d´efaillances des machines. La solution la plus usuellement
utilisée est celle propos´ee par B. Lampson consistant `a construire une m´emoire stable `a
partir de disques [60]. Cette approche est appropri´ee lorsqu’il est n´ecessaire de g´erer des
structures relatives aux syst`emes de fichiers (ex., m´eta-data), mais se r´evèle inefficace lors-
qu’il est nécessaire de manipuler de petites structures telles que celles utilis´ees au sein d’un
système d’exploitation.

La contrainte d’efficacit´e nous a amen´e à développer une nouvelle technologie de m´e-
moire stable, appel´ee STM (c.-à-d., Stable Transactional Memory). STM est le produit de
l’ évolution du concept de m´emoire stable rapide d´eveloppé à l’IRISA au cours de pr´ecé-
dentes ´etudes sur les syst`emes distribu´es fiables : Ench`ere [7] et Gothic [8, 9, 11]. La STM
repose sur l’utilisation de bancs de m´emoire vive (i.e., RAM) situ´es dans deux machines
indépendantes pour des raisons ´evidentes de disponibilit´e. La STM offre les deux entit´es
de base suivantes : l’objet stable et la transaction. Plus pr´ecisément, un objet stable est d´e-
fini comme une suite de mots m´emoire contigus et une transaction comme un ensemble
atomique d’op´erations primitives sur des objets stables. Afin que les transactions et les ob-
jets STM puissent ˆetre utilisés aussi simplement que des objets C++ standard, nous avons
conçu une bibliothèque d’interface C++ qui masque l’impl´ementation effective de la STM
au programmeur [72]. Deux versions de la STM ont ´eté successivement ´etudiées au cours
du projet : une version mat´erielle offrant une protection `a grain fin des objets stables et une
version logicielle ne demandant pas de d´eveloppement mat´eriel spécifique et pouvant de ce
fait être facilement port´ee sur des machines diff´erentes. Une description d´etaillée des deux
versions de la STM peut ˆetre trouvée dans [67].

Une STM peut ˆetre vue logiquement comme une m´emoire poss´edant deux ports d’ac-
cès indépendants (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 primaire poss`ede un acc`es exclusifà la STM
et y mémorise les points de reprise de ses processus. En cas de d´efaillance, le processeur de
la machine de secours avorte les transactions en cours afin de restaurer un ´etat cohérent des
objets stables (et des points de reprise), puis relance les processus interrompus `a partir de
leur précédent point de reprise. Il est `a noter que les sites stables sont regroup´es par paires :
la machine primaire d’un site stable est la machine de secours de l’autre site stable et vice
versa.

2.2 Syst̀emes d’exploitation extensibles̀a micro-noyaux :
une approcheà la mise en œuvre d’un syst̀eme fiable

Nos objectifs de conception pour le syst`eme d’exploitation de FTM ´etaient de satisfaire
les trois exigences suivantes : (i) offrir la tol´erance aux fautes de mani`ere transparente `a
l’utilisateur, (ii) fiabiliser l’ensemble des ressources du syst`eme, (iii) assurer la portabilit´e
du système. La transparence de la tol´erance aux fautes pour le programmeur d’applications
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lui permet de concevoir ou de r´e-utiliser une application existante sans avoir `a modifier
celle-ci ouà écrire du code relatif `a la gestion d’´eventuelles d´efaillances. Il est `a noter que
la transparence est d’ores et d´ejà procurée par de nombreuses techniques de points de re-
priseà vocation de calcul scientifique [19, 39]. Cependant, la plupart de ces techniques ne
gère uniquement que la ressource m´emoire des processus et n´eglige les autres ressources
systèmes comme les fenˆetres et les fichiers ; ces approches ne permettent pas de fiabili-
ser des applications `a vocation g´enérale. En cons´equence, notre seconde exigence ´etait de
permettre l’extension de la technique des points de reprise `a l’ensemble des ressources et
services syst`emes. Ceci a ´eté réalisé par la conception d’une m´ethodologie de construction
de systèmes d’exploitation extensibles fiables.

Avant l’introduction de la technologie micro-noyau, l’int´egration dans un syst`eme d’une
nouvelle fonctionnalit´e telle que la tol´erance aux fautes, ne pouvait ˆetre effectu´ee que de
deux façons : (i) construire un nouveau syst`emeà partir d’une machine nue, (ii) modifier un
système monolithique. La premi`ere solution est certes performante mais induit une charge
de travail très importante. De plus, cette approche souffre d’une restriction de portabilit´e
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car le syst`eme résultant n’est pas forc´ement réutilisable sur de nouvelles g´enérations de
machines. Modifier un syst`eme existant permet de r´esoudre certains probl`emes de porta-
bilit é puisque les ing´enieurs sont lib´erés des probl`emes bas-niveau induits par la machine.
Toutefois, le syst`eme développé reste d´ependant des changements de version. Par ailleurs,
les interactions entre les diff´erentes parties d’un syst`eme monolithique ne sont pas toujours
parfaitement claires et d´efinies ; l’ajout et la mise au point de nouvelles fonctions sont donc
malaisés.

Les micro-noyaux [1, 66, 89] ont ouvert une troisi`eme voie : ils offrent une machine
virtuelle bas-niveau et permettent la conception de syst`emes d’exploitation modulaires et
extensibles. Les syst`emes d’exploitation reposant sur des micro-noyaux sont g´enéralement
structurés suivant un mod`ele client-serveur, c’est-`a-dire que le syst`eme est compos´e d’un
ensemble de serveurs impl´ementant chacun un service syst`eme. Il est possible d’ajouter
de nouveaux services, au moyen de nouveaux serveurs, sans avoir `a changer le noyau. Le
portage de ce type de syst`emes est simplifi´e puisque seul le micro-noyau doit ˆetre adapt´e à
une nouvelle machine. Les services existants sont ´egalement pr´eservés en cas d’´evolution
du micro-noyau, du moins tant que l’interface n’est pas modifi´ee.

Étant donn´e les avantages de la technologie des micro-noyaux, nous avons d´ecidé d’im-
plémenter la tol´erance aux fautes, tout en pr´eservant les avantages de cette technologie. En
particulier, la préservation de l’extensibilit´e a entraˆıné la modification du classique mod`ele
client-serveur pour y int´egrer des m´ecanismes support de la tol´erance aux fautes. Dans
FTM, ceci aété réalisé par la conception de serveurs fiables qui impl´ementent des ser-
vices syst`emes continus (voir figure 2.2). Un serveur fiable g`ere une ressource syst`eme et
est capable, apr`es une d´efaillance, de reprendre son service `a partir d’un point de reprise
local mémorisé en STM. De ce fait, un point de reprise d’une application utilisateur est
constitué d’une collection de points de reprise locaux des serveurs fiables ayant ´eté utilisés
par le processus de l’application (ex., serveur de segments m´emoire, serveur de fenˆetres,
serveur de fichiers). La section suivante explique les raisons qui nous ont amen´e à retenir
un modèle à points de reprise coh´erents bloquants pour sauvegarder les points de reprise
des applications utilisateurs.

2.2.1 Points de reprise coh́erents bloquants

La sauvegarde de points de reprise est un sujet qui a ´eté largement ´etudié au cours des
années récentes. Les diff´erentes techniques peuvent ˆetre class´ees en deux groupes : les m´e-
thodes reposant sur une sauvegarde ind´ependante (ou asynchrone) des points de reprise et
les méthodes reposant sur une sauvegarde coh´erente (ou synchrone). Dans les approches
de type indépendant, les processus prennent des points de reprise sans se coordonner mu-
tuellement. Les messages ´echang´es sont ´eventuellement rejou´es après une d´efaillance. Les
défauts de ces approches sont qu’elles sont soit sensibles `a l’effet domino [17, 104], soit
que le ré-envoi de messages requiert des processus d´eterministes [19, 39, 56, 98]. Assurer
le comportement d´eterministe d’un processus requiert l’´elimination des sources de non-
déterminisme au sein du syst`eme, telles que le parall´elisme entre processus, les interrup-
tions et les entr´ees-sorties projet´ees en m´emoire [45]. En cons´equence, la mise en œuvre
de processus d´eterministes n’est pas toujours possible dans le cas g´enéral. De plus, les so-
lutions sont d´ependantes du mat´eriel et ne sont pas applicables `a tous les types de services
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FIG. 2.2 –Structure d’un système d’exploitation FTM

système.

Avec les méthodes de sauvegarde de points de reprise coh´erents, les processus se coor-
donnent lors de la sauvegarde d’un ´etat local afin de garantir la coh´erence de celui-ci [28].
Le recouvrement apr`es une d´efaillance peut toujours ˆetre effectu´e à partir du point de re-
prise sauvegard´e et ne n´ecessite pas de rejouer les ´echanges de messages. Nous avons retenu
cette approche car elle ne n´ecessite pas de g´erer les sources de non-d´eterminisme et peut
ainsi être mise en œuvre sur tout type de machines (mono ou multiprocesseur) sans impo-
ser de contraintes sur le micro-noyau. Les techniques de points de reprise coh´erents sont
elles-même divisées 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. Afin de r´eduire la dur´ee d’arrêt, plusieurs
études ont cherch´e comment r´eduire le nombre de processus (et processeurs) et le nombre
de messages ´echang´es [2, 59].

Les méthodes de type non bloquant [36, 39, 64, 94] ont ´eté appliquées avec succ`es
aux applications scientifiques reposant sur des ´echanges de messages. Lorsqu’un processus
prend (ou re¸coit) la décision de sauvegarder un point de reprise, il sauvegarde un point de
reprise temporaire et reprend son ex´ecution. Les points de reprise temporaires deviennent
définitifs ultérieurement lorsqu’il est certain que tous les processus ont sauvegard´e leur
point de reprise temporaire et qu’aucun message n’est en transit. Cependant, lorsqu’il s’agit
de concevoir un syst`eme d’exploitation, les techniques non bloquantes rendent difficile
voire impossible la gestion de ressources syst`emes telles que les segments m´emoire : les
processus des applications doivent ˆetre stopp´es pour assurer que les registres processeurs
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sont cohérents avec les segments. Il faut ´egalement noter que les techniques non bloquantes
sont plus complexes `a mettre en œuvre que les techniques bloquantes notamment en raison
de la nécessit´e d’implémenter un protocole de d´etection de terminaison de la sauvegarde et
la journalisation des messages lors de l’ex´ecution du protocole. Pour les raisons pr´ecédentes
nous avons choisi un mod`eleà points de reprise coh´erents bloquants.

Lors de la conception du mod`ele FTM, une attention particuli`ere aété portée sur l’at-
ténuation du d´efaut des mod`elesà point de reprise bloquant, `a savoir la suspension des
processus. Deux strat´egies ont ´eté étudiées [68, 88] : (i) r´eduction du nombre de serveurs
engagés dans un point de reprise, (ii) minimisation de la taille des donn´ees sauvegard´ees.
Les deux sections suivantes d´etaillent plusieurs aspects de notre exp´erimentation : la mise
en œuvre du mod`ele client serveur et le protocole de sauvegarde de points de reprise.

2.3 Description du mod̀ele de syst̀emes d’exploitation fiable

Cette section est consacr´eeà une description d´etaillée du mod`ele de construction de
systèmes d’exploitation fiable. Nous pr´esentons successivement le mod`ele client-serveur
fiable, la construction de points de reprise coh´erents bloquants et enfin la mise en œuvre du
modèle sur le micro-noyau Mach 3.0.

2.3.1 Mod̀ele client-serveur fiable

Le modèle FTM repose sur un ensemble de processus serveurs fiables acc´edés par des
processus utilisateurs [88]. Un serveur abstrait une ressource syst`eme (ex., segment m´e-
moire, fichier,écran) et est d´efini par son interface d’acc`es et son ´etat interne. Les com-
munications entre les clients et serveurs suivent le mod`ele d’appel de proc´edureà distance
(Remote Procedure Call) [79].

Un processus (utilisateur ou serveur) est l’ex´ecution d’un programme s´equentiel. Le
code d’un processus est compos´e d’une séquence d’instructions qui, soient modifient l’´etat
interne, soient effectuent des RPC. L’´etat interne est compos´e des registres processeur, de
la pile du processus et de structures de donn´ees statiques. Pour mettre en œuvre la tol´erance
aux fautes, nous associons `a chaque processus un ´etat persistant (c.-`a-d., un point de reprise
local) résistant `a une défaillance unique de machine. Les ´etats persistants des processus sont
mémorisés en STM, que les processus soient utilisateurs ou serveurs. Cependant, la forme
sous laquelle ils sont conserv´es diffère pour une raison de r´eduction du volume de l’´etat
persistant et donc de la dur´ee de sauvegarde du point de reprise.

État persistant d’un serveur fiable. Un serveur poss`ede un comportement cyclique (voir
figure 2.3). Il attend les appels, les traite et retourne leur r´esultat. Lorsque le serveur est en
attente de r´eception d’un appel, la pile et les registres processeurs ont une valeur fixe qui
peut être aisément reconstruite par r´e-exécution du code d’initialisation. Lors de la sau-
vegarde d’un point de reprise global coh´erent, la sauvegarde de l’´etat local persistant du
serveur est obligatoirement effectu´ee lorsque celui-ci est en attente de r´eception d’appel.
Ceci nous permet de r´eduire l’état persistant du serveur uniquement aux structures de don-
nées statiques et de les impl´ementer directement par des objets stables en STM.
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Pour relancer un serveur fiable apr`es une d´efaillance, les structures statiques sont d’abord
restaurées dans un ´etat cohérent,éventuellement en avortant la transaction qui les g`ere.À
partir de la valeur de ces structures, le code d’initialisation est `a même de d´etecter si l’exé-
cution est relative `a une relance apr`es défaillance et de d´ecider du traitement `a effectuer.

État persistant d’un processus utilisateur. Aucune hypoth`ese ne peut ˆetre effectu´ee au
sujet du comportement d’un processus utilisateur. En cons´equence, l’´etat persistant d’un
processus utilisateur doit contenir les registres du processeur et les diff´erents segments m´e-
moire. Une solution na¨ıve 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 modifi´ees devrait ˆetre recopi´eà chaque point de reprise. Pour minimiser ce volume
de données, nous avons utilis´e une technique reposant sur la gestion de la m´emoire virtuelle
et la MMU du processeur. Cette approche a ´eté introduite dans le syst`eme Targon [19]. Elle
permet de d´eterminer l’ensemble des pages m´emoire ayant ´eté modifiées depuis le der-
nier point de reprise et qui doivent ˆetre recopi´ees dans l’´etat persistant en STM. Comme
les micro-noyaux permettent de sp´ecialiser le comportement de la m´emoire virtuelle via
la notion de paginateurs, cette technique peut ˆetre utilisée sans n´ecessiter de modification
du micro-noyau. L’implémentation est r´ealisée par le moyen d’un serveur paginateur fiable
qui gère les pages sous la forme d’objets stables [88].

Élément de ŕecuṕeration. Un élément de r´ecupération est la s´equence d’instructions
exécutées par un processus (serveur ou utilisateur) depuis la sauvegarde du pr´ecédentétat
persistant. Un ´elément de r´ecupération permet de nommer de mani`ere unique l’incarnation
courante d’un processus. La validation d’un ´elément de r´ecupération résulte en la sauve-
garde d’unétat persistent (c.-`a-d., point de reprise local) et la continuation du processus
avec un nouvel ´elément de r´ecupération. L’avortement d’un ´elément de r´ecupération se tra-
duit par la restauration de l’´etat persistant pr´ecédent et la relance du processus avec un
nouvelélément de r´ecupération. Une transaction STM est associ´eeà chaque ´elément de r´e-
cupération d’un processus utilisateur : les objets stables de l’´etat persistant du serveur sont
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manipulés au sein de cette transaction ; la validation (resp. l’avortement) de l’´elément de
récupération entraˆıne la validation (resp. l’avortement) de la transaction.

Dépendances. Pour construire un point de reprise coh´erent distribu´e, il est nécessaire
de tracer les d´ependances qui peuvent r´esulter de l’ex´ecution d’une op´eration par un ser-
veur pour le compte d’un client pouvant ˆetre lui-même un client ou un autre serveur. Plus
précisément, les d´ependances sont associ´ees aux ´eléments de r´ecupération des processus :

Un élément de r´ecupérationEr2 dépend d’un ´elément de r´ecupérationEr1 noté (Er1 !
Er2), si l’avortement deEr1 implique l’avortement deEr2. En d’autres termes, siEr2
valide alorsEr1 ne peut plus avorter ult´erieurement. Pour garantir la validit´e de la dépen-
danceEr1 ! Er2, il est nécessaire de validerEr1 avantEr2. Par rapport `a la dépendance
Er1 ! Er2, Er1 est appel´e le prédécesseur deEr2 etEr2 le successeur deEr1.

Marquage des d́ependances Le programmeur d’un serveur doit associer l’un des deux
attributs,read ouupdate, à chaque op´eration du serveur ; cet attribut sp´ecifie si l’opération
modifie ou non l’état abstrait de la ressource syst`eme gérée par le serveur. Il est `a noter que
certaines op´erations peuvent modifier la repr´esentation r´eelle sans modifier l’´etat abstrait.
Par exemple, la lecture d’un fichier remplit le cache en m´emoire, mais laisse le fichier
inchangé. En cons´equence, les attributs des op´erations ne sont pas propag´es au travers
d’appels imbriqu´es. Les situations suivantes peuvent r´esulter de l’appel d’une op´eration :

1. l’opération met `a jour l’état du serveur,

2. l’opération consulte l’´etat du serveur, cet ´etat ayant ´eté modifié au sein de l’´elément de
récupération,

3. l’opération consulte l’´etat du serveur, cet ´etat n’ayant pas ´eté modifié au sein de l’´elé-
ment de récupération.

Dans la premi`ere situation, l’état du serveur est modifi´e par l’opération. De ce fait, en
cas de d´efaillance ultérieure du client, l’op´eration du serveur doit ˆetre défaite ; il en résulte
la dépendanceErclient ! Erserver . De même, une d´efaillance du serveur annule les
modifications effectu´ees par le client ; nous avons ´egalement la d´ependanceErserver !
Erclient. Dans la seconde situation, le client consulte une version non persistante de l’´etat
du serveur. Si ce dernier a une d´efaillance, l’état observ´e est perdu et par cons´equent l’élé-
ment de récupération du client doit ˆetre avorté ; il en résulte une d´ependanceErserver !
Erclient. Par rapport `a la première situation, une d´efaillance du client n’affecte pas le ser-
veur puisqu’aucune modification de son ´etat n’aété effectuée par le client. Dans le troi-
sième sc´enario, le client consulte l’´etat persistant du serveur. Mˆeme si ce dernier a une
défaillance ultérieure, l’état observ´e existe toujours ; aucune d´ependance n’est engendr´ee.

À chaqueélément de r´ecupération est associ´e un graphe local m´emorisé en STM conte-
nant l’ensemble des ´eléments de r´ecupération dont il dépend. Le marquage des d´ependances
est intégré au RPC ; au retour de l’op´eration, si une d´ependance est cr´eée, celle-ci est ajou-
tée aux graphes du client et du serveur.



26 G. Muller

2.3.2 Construction de points de reprise coh́erents bloquants

Notre exigence principale pour l’algorithme de sauvegarde de point de reprise ´etait
que le programmeur puisse ˆetre libre d’initialiser la sauvegarde d’un point de reprise. En
conséquence, lancer la sauvegarde d’un point de reprise peut ˆetre effectu´e par toutélément
de récupération qu’il soit un serveur ou une application utilisateur. Dans la suite, nous
désignons cet ´elément de r´ecupération comme l’initiateur. Pour construire un ´etat global
cohérent, les d´ependances m´emorisées dans tous les graphes sont utilis´ees pour calculer
l’ensemble des ´eléments de r´ecupération qui dépendent de l’initiateur ; ceci est effectu´e
par un algorithme de poursuite. L’ensemble r´esultant est ensuite regroup´e en une action
atomique distribu´ee, l’initiateur devenant alors le coordinateur de l’action. Les d´ependances
sont aussi utilis´ees lors du recouvrement apr`es défaillance pour calculer un ´etat cohérent.
Dans ce cas, l’action atomique construite est avort´ee. Il faut noter que suite `a nos règles
de dépendance, l’ensemble de coh´erence construit `a la suite d’une d´efaillance n’est pas le
même que celui construit pour sauvegarder un point de reprise global coh´erent.

Nous voulions que le comportement du syst`eme soit autant que possible similaire `a ce-
lui d’un système non tol´erant aux fautes : afin de permettre un partage des ressources, nous
n’avons pas impos´e de politique de s´erialisation. De ce fait, les ´eléments de r´ecupération
de clients s´eparés peuvent ˆetre regroup´es au sein du mˆeme ensemble de coh´erence. Par
exemple, dans la figure 2.4, le premier appel en lecture du clienta ne créé pas de d´epen-
dance puisque l’´elément de r´ecupération du serveur vient d’ˆetre initialisé et que l’opération
consulte l’état permanent. En revanche, le second appel du clienta créé une dépendance
car l’état du serveur a ´eté modifié par le clientb. De ce fait, lorsque le serveur prend la
décision de sauvegarder un point de reprise, l’ensemble de coh´erence contient les ´eléments
de récupération des clientsa, b et du serveur.

Dans la pratique, les d´ecisions de sauvegarde de points de reprise sont effectu´ees soit
régulièrement par une biblioth`eque gérant l’élément de r´ecupération des processus des ap-
plications, soit par des serveurs fiables tels que ceux qui g`erent les entr´ees-sorties. Il en
résulte que tr`es peu de programmeurs de serveurs ont `a écrire l’instructioncheckpoint
et que dans une utilisation normale aucun programmeur d’application ne le fait.

Le protocole de point de reprise est impl´ementé en trois phases :build atomic-
action, precommit et commit qui sont mises en œuvre de fa¸con complètement

distribuée par des vagues de messages [87]. Le rˆole de la phasebuild atomic action
est de calculer un ´etat distribué cohérent par transformation du graphe distribu´e d’élément
de récupération en un arbre ´egalement distribu´e. Lors des deux autres phases, cet arbre est
utilisé pour propager les vaguesprecommit etcommit .

phase 1 (buildatomicaction) lorsqu’un processus utilisateur entre dans cette phase, il
suspend son ex´ecution pour ´eviter l’ajout de nouvelles d´ependances. Toutefois, dans
cette phase les serveurs continuent de traiter les appels. Pour construire l’arbre, une
vaguebuild atomic action est diffusée de l’initiateur vers tous les ´eléments
de récupération desquels il d´epend (c.-`a-d., ses pr´edécesseurs). Lorsqu’il re¸coit cette
vague, un ´elément de r´ecupération entre dans la phasebuild atomic action ,
devient un sous-nœud de l’´emetteur de la vague et la propage `a ses pr´edécesseurs.
Si l’ élément de r´ecupération est d´ejà un sous-nœud, il renvoie juste un acquittement
négatif à l’émetteur. Lorsque tous les pr´edécesseurs ont renvoy´e leur acquittement



Syst̀emes d’exploitation adaptatifs et extensibles 27

ServeurClient a Client b

Erserver
Erclient a

Lecture, pas de
dépendance

Mise à jour ->
dépendance

Erclient b

Point de reprise

Décision de prise
d’un point de

reprise
Point de reprise

Point de reprise

Lecture, pas de
dépendance

FIG. 2.4 –Construction d’uńetat coh́erent
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(positif ou négatif), l’élément retourne un accus´e positif à l’émetteur de la vague.
Seuls les pr´edécesseurs ayant r´epondu positivement sont gard´es dans l’arbre final.
La phasebuild atomic action se termine lorsque l’initiateur a re¸cu tous les
acquittements de ses pr´edécesseurs.

phase 2, 3 (precommit, commit) les phasesprecommit etcommit reposent sur le pro-
tocole classique de validation `a deux phases [47], mis en œuvre par des vagues.
Après réception de la vagueprecommit , un serveur ne traite plus les appels ; il
effectue unprecommit sur la transaction qui lui est associ´ee, diffuse la vague, at-
tend les acquittements de ses nœuds fils et renvoie un acquittement positif au nœud
père. Lorsque l’initiateur a re¸cu tous les acquittements de ses nœuds fils et s’ils sont
positifs, il exécute la phase decommit . Enfin, lors de la r´eception de la vague com-
mit, les transactions STM sont valid´ees et l’exécution reprend au sein d’un nouvel
élément de r´ecupération.

Il est possible qu’une vaguebuild atomic action soit envoyéeà unélément de
récupération ayant d´ejà validé ou qui exécute les phases 1 et 2. Dans ce cas, il y a s´eriali-
sation de deux actions atomiques s´eparées : l’élément de r´ecupération termine l’ex´ecution
du protocole de validation et renvoie un acquittement n´egatif pour ne pas ˆetre ajouté à la
seconde action atomique. Notre algorithme g`ereégalement des situations plus complexes
telles que le regroupement de plusieurs initiateurs ou la poursuite d’´eléments de r´ecupéra-
tion. Une description d´etaillée peut ˆetre trouvée dans [67].

2.3.3 Mise en œuvre du mod̀ele FTM au dessus du micro-noyau Mach 3.0

Le modèle FTM aété mis en œuvre au dessus du micro-noyau Mach 3.0 [1] en ajoutant
des mécanismes permettant de g´erer les d´efaillances [71]. En effet, les entit´es de base de
Mach tel que les tˆaches, les ports et les objets m´emoire sont perdus lors d’une d´efaillance
de la machine. Afin de pouvoir relancer les applications et les serveurs fiables apr`es une d´e-
faillance, nous avons d´eveloppé les trois entit´es suivantes : la tˆache stable, l’objet m´emoire
stable et le port persistant.

Tâche stable. Une tâche stable d´efinit un environnement d’ex´ecution ; cette entit´e est
utilisée pour implémenter les serveurs fiables et les tˆaches utilisateurs. De mani`ere similaire
aux tâches standard, une tˆache contient des droits d’acc`es et un espace d’adressage virtuel.
Si le processeur qui ex´ecute une tˆache stable a une d´efaillance, l’environnementd’ex´ecution
est ré-installé sur le processeur de secours : les objets m´emoire stables sont re-projet´esà leur
adresse pr´ecédente et un fil de contrˆole est relanc´e,à partir du code d’initialisation pour les
serveurs fiables (voir figure 2.3), et `a partir du contenu sauvegard´e du compteur ordinal
pour les applications.

Objet mémoire stable. Un objet mémoire stable peut ˆetre assimil´e à une STM logique.
Il permet d’accéderà la STM réelle et d’y allouer des objets stables. Un objet m´emoire
stable est priv´e à une tâche stable ; il est toujours projet´e à la même adresse virtuelle lors
de la relance apr`es défaillance.
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Port persistant. Le port persistant poss`ede essentiellement une fonction de nommage
permettant de d´esigner les entit´es du mod`ele FTM avec un nom unique (c.-`a-d., EUID)
survivant aux d´efaillances. Dans une version primitive du mod`ele FTM [10], l’envoi et la
réception de messages sur un port persistant poss´edaient la propri´eté d’être atomiques ; les
messages ´etaient mémorisés en STM. Ult´erieurement, nous avons relˆaché cette propri´eté
car sa mise en œuvre ´etait trop coˆuteuse et qu’elle n’´etait réellement utile que pour g´erer les
acquittements au sein des protocoles de point de reprise et de restauration apr`es défaillance.
Dans la version finale de FTM, la gestion des acquittements a ´eté intégrée au sein des
protocoles.

Finalement, il est `a noter que ces trois entit´es ontété mises en œuvre par des biblio-
thèques et des serveurs sp´ecialisés sans n´ecessiter de modifications du noyau.

2.4 Analyse de performance

Pour analyser les performances de FTM, nous avons utilis´e des classes d’application
représentatives de l’utilisation des stations de travail : calcul scientifique et outils de bu-
reautique. Le calcul scientifique a ´eté représenté par deux applications de longue dur´ee : le
calcul de nombres premiers et le programmemp3d issu de la suite de tests Splash [95]. Les
outils de bureautique ont ´eté illustrés par l’éditeur de textemicro-emacs .

Notre objectifétait d’analyser la p´enalité dueà la tolérance aux fautes pour l’ex´ecution
sans d´efaillance d’un programme. On peut noter que cette p´enalité ne se mesure pas de la
même mani`ere pour nos deux classes d’applications. Pour le calcul scientifique, nous avons
mesuré le surcoˆut total en temps d’ex´ecution tandis que pour les outils de bureautique, la
pénalité est la dur´ee de sauvegarde d’un point de reprise, c.-`a-d., le temps pendant lequel
l’utilisateur ne peut interagir avec l’outil.

2.4.1 Environnement de test

Nos tests comparent l’ex´ecution du mˆeme programme, sur la mˆeme machine : (i) avec
Mach 3/BSD (Mk75) et (ii) avec un syst`eme FTM issu de cette version de Mach. Le por-
tage des programmes sur FTM a ´eté effectué par simple recompilation sans modification
des sources. Toutefois, pour analyser nos r´esultats de mani`ere adéquate, nous avons ins-
trumenté nos programmes avec des instructionscheckpoints . Pour comprendre les
sources d’inefficacit´e, nous avons mesur´e divers param`etres tels que le surcoˆut total en
temps d’exécution, la taille des points de reprise et la dur´ee de la sauvegarde. Les tests ont
été effectués sur une paire de sites stables construite `a partir de mono-cartes industrielles
MultibusII de puissance comparable `a des Sun 3/60. La taille de la m´emoire centrale est de
20 Mo.

La configuration logicielle utilis´ee par les applications est compos´ee du processus de
l’application, d’un paginateur de m´emoire virtuelle recouvrable, et d’un serveur d’´ecran
(pour micro-emacs). Le serveur de m´emoire virtuelle g`ere trois segments pour l’applica-
tion : les donn´ees, la pile et le tas. Nous avons un ´elément de r´ecupération par serveur
fiable et un pour l’application. En cons´equence, un point de reprise met en jeu 4 ´elé-
ments de r´ecupération (5 pour micro-emacs). Dans notre configuration, la prise de point
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Nombre Durée totale Défauts Surcoût en Temps entre Durée du Taille du
dePr (seconde) de page temps Pr (s) Pr (s) Pr (pages)

Mach, 0 1028 - - - - -
FTM, 0 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 –Résultat du calcul de 400 000 nombres premiers

de reprise est d´eclenchée par l’élément de r´ecupération de l’application qui de ce fait de-
vient coordonnateur. L’ex´ecution du protocole de point de reprise donne lieu `a l’échange
de 5 messages entre le coordonnateur et un autre ´elément de r´ecupération : 2 pour la
phasebuild atomic action , 2 pour la phase deprecommit et 1 pour la phase de
commit . De ce fait, 15 messages Mach sont ´echang´es (20 pour micro-emacs). Lors de
la sauvegarde d’un segment de m´emoire virtuelle, un minimum de 3 messages Mach sont
échang´es entre le serveur et le micro-noyau : une requˆete deflush du serveur vers le
noyau, 1 messagedata return pour chaque tranche contigu¨e de 256 Ko2 du noyau vers
le serveur et un message de fin de flush du noyau vers le serveur. Comme la taille d’une
page mémoire est de 8 Ko, nous 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’Eratosth`ene. Ce programme
possède un comportement de producteur de m´emoire. Comme un entier est long de 4 octets,
une page m´emoire contient 2048 nombres premiers. La table 2.1 d´etaille les résultats du
calcul de 400 000 nombres premiers en faisant varier la fr´equence des points de reprise en
fonction du nombre de pages de nombres premiers produites.

Pour un utilisateur le choix de la fr´equence des points reprise correspond essentielle-
ment au temps de calcul qu’il accepterait de perdre en cas de d´efaillance. Le surcoˆut en
temps d’exécution 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 correspond `a une perte maxi-
male de 25% du calcul effectu´e. Le maximum de 16% est obtenu en effectuant un point de
reprise toutes les 12 secondes, ce qui correspond `a une perte potentielle de 1% du calcul
effectué.

2.4.3 Mp3d

Mp3d est un programme de calcul scientifique repr´esentatif de la simulation des fluides
raréfiés [95]. Nous avons ex´ecuté mp3d pour deux tailles d’espace de mol´ecules, 10 000 et
30 000, sur 300 pas d’ex´ecution (voir figure 2.5). Les points de reprise ont ´eté sauvegard´es

2. Ceci est la taille maximum permise par Mach.



Syst̀emes d’exploitation adaptatifs et extensibles 31

tous lesn pas, de mani`ereà faire varier la quantit´e de calcul potentiellement perdue en cas
de défaillance.
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FIG. 2.5 –Résultat de l’ex́ecution de mp3d

Le surcoût minimal mesur´e (5 points de reprise) est de 2% et 2,6% pour respectivement
30 000 et 10 000 mol´ecules. Le surcoˆut maximal (100 points de reprise) est de 13,7% et
23% pour respectivement 30 000 et 10 000 mol´ecules. Le gradient du surcoˆut en temps
d’exécution, dépendant du nombre de points de reprise, augmente lorsque le nombre de
molécules diminue. Ceci est dˆu au fait que le temps d’ex´ecution demp3d augmente plus
vite que l’espace m´emoire consomm´e par le processus. Une autre observation pouvant ˆetre
faite est quemp3d modifie pratiquement tout son espace de travail `a chaque pas d’ex´ecu-
tion. Il en résulte que la taille du point de reprise ne diminue pas avec l’augmentation du
nombre de points de reprise.

2.4.4 Micro-emacs

Micro-emacs est un ´editeur de texte assez r´epandu qui existe dans plusieurs versions
pour des plateformes telles qu’Unix ou le PC. Nous avons choisi de porter cet ´editeur car
il est représentatif des outils de bureautique que l’on peut trouver dans le domaine pu-
blic. Même si certains outils actuels fournissent une forme int´egrée de point de reprise par
l’utilisation de fichiers disques, ce n’est pas le cas le plus commun. De plus, si le syst`eme
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Défauts Temps entre Messages Durée du Taille du
de page Pr (s) data return Pr (s) Pr (pages)

Texte non modifi´e 10 15 3 0; 98 < d < 1; 3 3
Texte modifié 10 15 5 1 < d < 1; 4 8

TAB. 2.2 –Exécution de micro-emacs

d’exploitation utilisé n’offre pas de syst`eme de fichiers transactionnel, la sauvegarde du
point de reprise repose sur une solution ad-hoc. Il en r´esulte que la coh´erence et la disponi-
bilit é du point de reprise ne sont pas toujours assur´ees en cas de d´efaillance [92]. Pour cette
raison, nous pensons que la fonction “point de reprise” est de la responsabilit´e du syst`eme
d’exploitation et doit yêtre intégrée.

Micro-emacs est repr´esentatif des applications qui utilisent des entr´ees-sorties : lors de
la reprise apr`es défaillance, l’utilisateur doit voir sur son ´ecran une repr´esentation coh´erente
avec l’état interne de son texte. Cette fonctionnalit´e est offerte au moyen d’un serveur
d’écran fiable qui ´emule une console VT100. Ce dernier est simplement mis en œuvre
en mémorisant une copie de l’´ecran en STM. Lors de la reprise, le serveur d’´ecran remet `a
jour automatiquement la fenˆetre de l’utilisateur avec un contenu coh´erent avec les segments
mémoire du processus de l’´editeur.

Pour unéditeur, le temps d’ex´ecution est une mesure qui n’a aucun sens. Le crit`ere
important est la dur´ee d’exécution du point de reprise, car pendant cette p´eriode l’applica-
tion est suspendue et ne r´eagit pas aux interactions de l’utilisateur. Toutefois, les caract`eres
entrés par l’utilisateur sont mis en tampon par le syst`eme et trait´es après la sauvegarde. Nos
mesures ont ´eté réalisées avec l’environnement FTM initialis´e de mani`ereà sauvegarder un
point de reprise toutes les 15 secondes. Si le texte n’est pas modifi´e, la durée d’un point
de reprise est approximativement d’une seconde avec une variation de 30% due `a l’ordon-
nancement. Il est `a noter que mˆeme si l’utilisateur ne modifie pas le texte, 3 pages sont
modifiées par la boucle d’attente de caract`eres. Si le texte est modifi´e par entr´ee de carac-
tères, en ´ecartant le cas d’importantes modifications, 8 pages sont modifi´ees augmentant
ainsi le temps approximatif de sauvegarde d’un point de reprise de 0.1 seconde.

2.5 Leçons et conclusions

L’objectif principal de FTMétait la conception de syst`emes tolérant les fautes de faible
coût. Plus sp´ecifiquement en mati`ere de syst`eme d’exploitation, nous voulions assurer la
transparence de la tol´erance aux fautes au programmeur d’applications. Nous concluons
maintenant en tirant les le¸cons de cette ´etude.

Syst̀eme fiable extensible

Du point de vue d’un concepteur d’un syst`eme tolérant aux fautes, le probl`eme est
d’éviter d’avoirà concevoir et `a développer un syst`eme complet `a partir de la machine nue.
Ceci nous a amen´e à concevoir un syst`eme extensible reposant sur les concepts de micro-
noyau et de serveurs fiables. L’utilisation d’un micro-noyau pr´eserve la p´erennité des d´e-
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veloppements en cas de changement de l’architecture. L’extensibilit´e permet de configurer
le système aux besoins des applications ; seuls les serveurs fiables r´eellement utilis´es sont
nécessaires dans une configuration donn´ee du syst`eme.

Dans la conception du mod`ele client-serveur fiable, nous avons pris soin de pr´eserver
la propriété d’extensibilité. Lors de la sauvegarde d’un point de reprise, un ´etat cohérent est
construit de mani`ere dynamique sans requ´erir la spécification d’une configuration logicielle
statique. Cependant, le prix algorithmique de l’extensibilit´e est que la sauvegarde d’un
point de reprise n´ecessite l’ex´ecution d’un protocole en trois phases au lieu de deux [59].
En revanche, notre mod`ele ne dégrade pas les performances du RPC : l’ex´ecution d’un RPC
FTM nécessite le mˆeme nombre de messages qu’un syst`eme Mach standard. La tol´erance
aux fautes n’engendre un surcoˆut que lorsqu’un point de reprise est sauvegard´e.

Enfin, il està noter que l’exp´erience acquise dans l’´etude de FTM, nous a permis de
concevoir d’autres services tol´erants aux fautes pour des environnements plus sp´ecifiques.
En coopération avec Gilbert Cabillic et Isabelle Puaut, nous avons impl´ementé une version
optimisée de notre algorithme de points de reprise pour une m´emoire virtuelle partag´ee
s’exécutant sur une plateforme multiprocesseur Mach/Paragon [23].

Par ailleurs, nous avons d´eveloppé, en coop´eration 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 l’utilisation d’un cache stable, issu de la STM, impl´ementé par logiciel.
Il est à noter que ce serveur est deux fois plus rapide que le serveur SUN d’origine et offre
un débit de 25% sup´erieur.

Vers un nouveau mod̀ele de micro-noyau

Ainsi que nous l’avons montr´e dans le paragraphe pr´ecédent, la pr´eservation de la pro-
priété d’extensibilité se traduit par une augmentation du nombre de messages Mach ´echan-
gés lors de la sauvegarde d’un point de reprise. La performance des communications noyau
est par cons´equent critique dans le mod`ele FTM.

La relative inefficacit´e des communications entre tˆaches est en autres due `a la présence
d’espaces d’adressages diff´erents ce qui impose des conversions d’adresse potentiellement
sources d’erreur. Comme il l’a ´eté montré dans le syst`eme Opal [29], s’il est n´ecessaire
qu’un client et serveur soient prot´egés l’un de l’autre, la s´eparation des espaces d’adressage
n’est pas pour autant obligatoire.

Cela nous a amen´e à réfléchir à un nouveau mod`ele de noyau dans lequel les notions
d’espace d’adressage et de protection sont d´ecouplés l’une de l’autre. Cette ´etude fait l’ob-
jet du chapitre suivant.



34 G. Muller



Syst̀emes d’exploitation adaptatifs et extensibles 35

Chapitre 3

Support noyau pour la protection
mémoire à grain fin

Dans un environnement de programmation moderne, une application est compos´ee de
modules (ex, biblioth`eque graphique, base de donn´ees, . . . ) qui sont h´etérogènes de mul-
tiple façons. Ceux-ci peuvent ˆetre écrits dans diff´erents langages de programmation, ils
peuvent provenir de diff´erentes sources (ex, diff´erents groupes de d´eveloppement, du do-
maine public, de vendeurs de logiciels), ils peuvent ˆetreà différents stades de d´eveloppe-
ment (ex, d´everminage, test final), enfin ils peuvent ˆetre relatifsà différents niveaux du
système d’exploitation (ex, application, biblioth`eque, extension syst`eme).

Une cons´equence de cette h´etérogénéité est qu’une application est souvent compos´ee
de modules de diff´erents niveaux de confiance. Il est de ce fait n´ecessaire de prot´eger les
données d’un module vis-`a-vis des autres. Un premier exemple est la protection des don-
nées d’une base de donn´ees vis-à-vis d’une bibliothèque graphique. Un second exemple est
l’impl émentation d’extensions syst`eme (ex, serveur fiable de FTM) ou des environnements
d’exécution de langages : ces modules doivent avoir la visibilit´e sur le reste de l’applica-
tion, mais l’inverse n’est pas vrai. L’impl´ementation de cette protection `a grain fin implique
que le syst`eme d’exploitation soit `a même d’isoler les différents modules sans p´enaliser la
performance des communicationsinter-modules.

Ceci nous a amen´e à proposer un nouveau mod`ele de micro-noyau dans lequel les no-
tions d’espace de protection et d’espace d’adressage sont d´ecouplées l’une de l’autre. En
d’autres termes, une tˆache est compos´ee d’un ou plusieursdomaines de protectionparta-
geant un espace d’adressage unique. Un domaine de protection (DP) regroupe un ensemble
de régions mémoire (c.-à-d., code et donn´ees) avec la propri´eté qu’une région mémoire peut
seulement ˆetre acc´edée par un fil de contrˆole s’exécutant au sein du domaine de protection.
Le changement de domaines de protection s’effectue par unappel de proćedure prot́eǵe
(PPC).

Le bénéfice de ce mod`ele de noyau est la pr´eservation de l’association `a une applica-
tion d’un espace d’adressage unique. Le partage de donn´ees est ainsi facilit´e, puisqu’il ne
requiert plus de conversion des noms (adresses). Il en r´esulte moins d’erreurs de program-
mation et une plus grande efficacit´e à l’exécution.
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Pourquoi enrichir le noyau avec des domaines de protection?

Ainsi que nous l’avons d´ecrit dans la section 1.1.2, il existe d’autres approches `a la
protection que la modification du noyau. L’utilisation d’un langage fortement typ´e tel que
Modula-3 permet de pr´evenir des acc`es incontrˆolés. Toutefois, cette technique n’est appli-
cable que si tous les modules de l’application sont ´ecrits dans des langages fortement typ´es.
L’isolation de fautes [103] par insertion d’intructions v´erifiant la légalité des adresses r´efé-
rencées est int´eressante car ind´ependante du langage utilis´ee. Cependant l’int´erêt de cette
technique est limit´ee par le surcoˆut qu’introduit la vérification des adresses r´eférencées.

Dans le contexte d’un noyau standard, la seule solution consiste `a placer les modules de
l’application dans différentes tˆaches.À titre d’exemple dans les syst`emesà micro-noyaux,
l’utilisation du concept de tˆache en tant qu’unit´e de protection a ´eté utilisée pour implé-
menter des sous-syst`emes prot´egés (ex, personnalit´es Dos et Unix, syst`emes de fichiers,
couches de communication). Cependant, utiliser des tˆaches multiples au sein d’une appli-
cation complique la programmation et rend coˆuteuse la communication inter-domaines. En
conséquence, les programmeurs d’application choisissent souvent d’ignorer la protection
pour leurs applications.

Dans un micro-noyau tel que Mach, la relative inefficacit´e des communications entre
tâches est notamment due au nombre de fonctions `a effectuer. Cette communication n´eces-
site d’empaqueter les param`etres dans un message, d’ordonnancer les fils de contrˆole, de
commuter les espaces d’adressage et enfin de d´epaqueter les param`etres. En adoptant un
modèle de communication inter-domaines proc´edural par PPC, nous ´evitons de commuter
les tâches. De plus, ce m´ecanisme tire ´egalement avantage du fait que les DP partagent
un espace commun d’adressage : dans les cas o`u les DP se recouvrent et o`u le cache de
traduction d’adresses de l’UGM (Translation Lookaside Buffer, TLB) contient des entr´ees
visibles dans les DP appel´es et appelants, nous ´evitons de recharger ces entr´ees du TLB
dans le domaine appel´e. Grâce aux différentes techniques d’optimisation que nous avons
implémentées, un PPC peut ˆetre jusqu’à 6 fois plus rapide qu’un ´echange de messages entre
deux tâches Mach 3.0.

Structure du chapitre

Le reste de ce chapitre est consacr´e à la description de DP-Mach, un micro-noyau
Mach 3.0 [1] intégrant les domaines de protection. DP-Mach pr´eserve la compatibilit´e bi-
naire avec Mach 3.0, ce qui permet la r´eutilisation des logiciels existants. La section 3.1
présente le mod`ele du noyau. La section 3.2 d´ecrit les points importants de l’impl´ementa-
tion, en particulier le PPC et les modifications apport´ees au micro-noyau Mach. Enfin, la
section 3.3 pr´esente une ´evaluation de performances pour une plateforme PC/i486 66Mhz.
La conception et le d´eveloppement de DP-Mach ont ´eté effectués en collaboration avec
Ciarán Bryce dans le cadre de sa th`ese ; une description plus d´etaillée de la mise en œuvre
peutêtre trouvée dans celle-ci [20].
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3.1 Modèle d’un micro-noyau intégrant les domaines de
protection

Entit és de base

Dans notre mod`ele de noyau, la tˆache repr´esente presque la mˆeme 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 des r´egions mémoire d’une tˆache. Un fil de contrˆole
s’exécute au sein d’un seul DP `a un instant donn´e et peut seulement acc´eder les r´egions
mémoire appartenant `a ce DP. Comme toute abstraction Mach, un DP est nomm´e par un
port.

Un fil de contrôle effectue un changement de DP au moyen d’un appel de proc´edure
protégé (PPC) qui est un m´ecanisme similaire au LRPC [15]. Le changement de DP est
effectué par appel d’un ”trap” noyau ; au retour de ce trap le fil s’ex´ecute au sein du domaine
appelé. Un appel de proc´edure prot´egé ne peut ˆetre effectu´e que vers des points d’entr´ee
prédéclarés lors de la cr´eation du domaine de protection.

Le nommage des ports est unique au sein d’une tˆache. Toutefois, l’acc`es aux ports est
contrôlé sur la base des DP. Une primitive noyaudp passport right() permet le transfert
de droit sur un port d’un DP `a un autre.

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

– DP ROOT: il existe unDP ROOT par tâche. Celui-ci poss`ede une visibilité sur toutes
les régions mémoire de la tˆache. LeDP ROOT est le DP par d´efaut et est automati-
quement cr´eé à la création d’une tˆache. LeDP ROOT permet aux applications Mach
standard de s’ex´ecuter sans aucune modification de leurs binaires.

– DP Superviseur: c’est un DP dans lesquel un fil de contrˆole s’exécute avec la priorit´e
superviseur du processeur. Un DP superviseur poss`ede l’accèsà l’ensemble du noyau
ainsi qu’au mat´eriel. Ce type de DP offre une solution ´elégante pour la mise en
œuvre d’extensions syst`eme poss´edant la mˆeme durée de vie que la tˆache qui le
contient [21].

Modules protéǵes

Du point de vue de l’application, un DP contient unmodule prot́eǵe. C’est une entit´e
qui peut uniquement ˆetre acc´edée par les proc´edures de son interface. Un talon est associ´e
à chaque module prot´egé. Le talon empile les param`etres de la proc´edure appel´ee et appele
le trapdp call(). Cet appel noyau effectue la commutation de domaines et relance le fil de
contrôle dans le DP appel´e. Un PPC poss`ede la signature suivante :

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

Le paramètreentry point identifie le module prot´egé ; c’est la valeur de l’adresse du
point d’entrée dans le DP. Le param`etreproc id identifie la procédure du module prot´egé
qui va être appel´ee. Le param`etrecapability est optionnel ; son but est de contrˆoler l’ac-
cès au module prot´egé. Dans notre mod`ele, une capacit´e est implémentée par un mot de
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passe (c.-`a-d., un nombre al´eatoire). Cette capacit´e est vérifiée par le module appel´e lors
de chaque PPC. Le fait que le m´ecanisme de capacit´e soit implémenté dans le module pro-
tégé permet l’implémentation d’une politique de contrˆole d’accès propre `a chaque module
(éventuellement abscente). Il est `a noter qu’une impl´ementation similaire des capacit´es a
été utilisée dans les syst`emes Amoeba [66] et Opal [29].

Les modules prot´egés sont le plus souvent cr´eés par le chargeur du syst`eme d’exploi-
tation. Le chargeur cr´ee la tâche et les r´egions mémoire projett´ees, puis il cr´ee les DP
contenus dans la tˆache et initialise les points d’entr´ee en utilisant respectivement les appels
dp create()et dp register(). Enfin, le chargeur rend visibles les r´egions mémoire au sein
des DP.

3.2 Mise en œuvre des domaines de protection

Cette section d´ecrit les modifications apport´ees au sein du micro-noyau Mach 3.0 pour
gérer des DP, puis l’impl´ementation du PPC et ses optimisations possibles.

3.2.1 Modification du micro-noyau Mach 3.0

Les modifications de Mach concernent principalement le sous-syst`eme mémoire même
si quelques changements mineurs ont ´eté apportés aux sous-syst`emes de gestion des ports et
des fils de contrˆole. Le sous-syst`eme mémoire de Mach repose sur les structures suivantes :
VM MAP, PMAP, K OBJECTSet PAGES.

– VM MAP : cette structure repr´esente l’espace d’adressage de la tˆache. Elle contient
une liste de structureVM MAP ENTRY décrivant chaque r´egion mémoire de la tˆache.
Une structureVM MAP ENTRY définit les valeurs d’h´eritage de la r´egion, son ges-
tionnaire mémoire, la taille et un pointeur sur leK OBJECTcontenant les pages de
la région actuellement mapp´ee en m´emoire. Le module logicielvm mapimplémente
les opérations de m´emoire virtuelle de Mach telles quevm protect(), vm allocate().

– K OBJECT: cette structure est utilis´ee pour g´erer les régions actuellement projet´ees
en mémoire physique. UnK OBJECTcontient principalement le port du paginateur
externe associ´e à la région et une liste des pages physiques.

– PAGES: les listes de pages contiennent des descripteurs de toutes les pages de la
mémoire physique. Outre l’´etat de la page, un descripteur de page contient l’adresse
physique de la page et un pointeur sur le paginateur externe auquel la page virtuelle
appartient.

– PMAP: cette structure d´ecrit les associations adresse virtuelle/adresse physique de la
tâche. Il existe une seule structurePMAP par espace d’adressage. Le modulepmap
est dépendant du processeur. Son rˆole est d’implémenter les op´erations suivantes :
trouver l’adresse physique associ´eeà une adresse virtuelle, effacer cette association
ou en ajouter de nouvelles, trouver les adresses virtuelles associ´eesà une adresse
physique, changer les droits de protection, et v´erifier si une page de m´emoire virtuelle
a été lue ouécrite.
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Le noyau dans Mach poss`ede son propre espace d’adressage et sa propre stucture
PMAP; l’espace noyau est projet´e dans tous les espaces d’adressage des tˆaches `a la même
adresse virtuelle dans la partie haute de l’espace d’adressage virtuel de chaque tˆache.

Modifications apportées au sous-système ḿemoire

L’un de nos objectifs d’impl´ementation ´etait de limiter les modifications dans la mesure
du possible aux modulesvm mapetpmap. Après modification, la structurePMAP référence
un espace d’adressage contenant plusieurs DP. Plusieurs op´erations ont ´eté ajoutées dans
le modulepmapdans le but de cr´eer, détruire, activer et d´esactiver des DP ainsi que pour
changer la visibilité d’une région mémoire au sein d’un DP.

Le modulevm mapa été modifié comme suit : (i) chaque structureVM MAP ENTRY

contient une liste de DP dans lesquels une r´egion est visible ; (ii) une structure suppl´e-
mentaire,DP MAP, est allouée par tâche et contient une liste de structuresDP MAP ENTRY

décrivant chacun des DP de la tˆache.
Les UGM de processeurs CISC typiques tels que ceux des familles MC68000 et i486

n’implément pas la notion de domaine de protection. Pour ces processeurs, l’espace d’adres-
sage est lin´eaire et est impl´ementé par un arbre de translation d’adresses. Un fil de contrˆole
s’exécutant dans une tˆache poss`ede un acc`es directà toutes les pages m´emoire actuelle-
ment résidentes en m´emoire physique et r´eférencées par l’arbre de la tˆache. L’implémen-
tation d’un DP consiste `a lui associer un arbre de translation qui est ´evidemment un sous-
ensemble de l’arbre de translation global de la tˆache (c.-`a-d.,DP ROOT). Changer de DP
revientà changer le pointeur racine sur l’arbre de translation.

Lorsqu’un défaut de page est lev´e, le noyau consulte la structureVM MAP de la tâche
pour déterminerà quelle région mémoire, et donc `a quel objet m´emoire la page appartient.
Le noyau vérifie que la page n’est pas actuellement en m´emoire avant d’envoyer une re-
quête au paginateur externe. L’entr´ee dans l’arbre de translation est mise `a jour une fois que
la page a ´eté amen´ee en m´emoire principale. Seul lePMAP du DP qui a g´enéré le défaut est
misà jour ; si la page est visible dans d’autres DP, leurs arbres de traduction ne seront mis `a
jour que s’ils génèrent un d´efaut de page. Comme la page peut ˆetre déjà en mémoire, la ré-
solution du défaut est moins coˆuteuse. Cette strat´egie derésolution paresseuseest similaire
à celle de Mach [1].

3.2.2 Sch́ema d’ex́ecution de base du PPC

L’impl émentation du PPC repose sur une optimisation du LRPC [15] pour un espace
d’adressage unique. Le LRPC est lui-mˆeme une optimisation du RPC pour des espaces
d’adressage situ´es sur le mˆeme processeur, pour lesquels les param`etres transf´erés sont
non-complexes. La diff´erence essentielle entre le PPC et le (L)RPC est que le PPC ne
nécessite pas de proc´edures sp´eciales pour encapsuler des param`etres complexes de type
pointeur (comme des listes chaˆınées) puisque ces entit´es sont nomm´ees de fa¸con unique
par les domaines appelant et appel´e.

L’impl émentation du PPC utilise trois structures de donn´ees : uneA-stack, uneE-stack
et un segment de liaison. Une A-stack est une r´egion mémoire projet´ee dans les domaines
appelant et appel´e ; elle est utilis´ee pour transf´erer les param`etres. Une E-stack est une
région mémoire allouée pour la pile du fil de contrˆole ; de ce fait un fil de contrˆole poss`ede
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une séquence de E-stacks, une pour chacun des domaines qu’il a travers´es. Cependant, un
fil de contrôle peut uniquement acc´ederà la E-stack de son domaine courant. Lesegment
de liaisonest une entit´e visible par le noyau, qui pour chaque PPC conserve l’adresse de
retour (PC) du fil de contrˆole et l’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 sont g´enérés pour les modules appelant et appel´e. Pouréviter (en
C) la double copie des param`etres lors d’un appel de proc´edure (une copie sur la pile du fil
de contrôle, suivie d’une copie sur la A-stack), les talons sont impl´ementés par des macros
de code assembleur. Le talon choisit une A-stack qui est libre. Dans le cas o`u les DP appe-
lant et appel´e ne sont pas disjoints, l’utilisation des A-stacks n’est pas toujours n´ecessaire.
C’est en particulier le cas lorsque le DP appel´e est une extension de l’appelant, puisque
l’appelé peut alors lire les param`etres directement. Les param`etres de retour doivent donc
être placés dans la m´emoire visible de l’appelant.̀A 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 DP repr´esente le
degré maximum de parall´elisme du DP.

Phase 2 - connexion. Cette phase installe un canal de communication entre les DP. Les
A-stacks sont projet´ees dans les deux domaines en utilisant la primitivedp makevisible().
Le nombre de A-stacks repr´esente le nombre maximum de PPC simultan´es dans le do-
maine. La connexion est normalement effectu´ee lors du premier PPC entre les deux do-
maines.

Phase 3 - appel & retour. Lorsqu’un fil de contrˆole exécute un PPC, le talon de commu-
nication associ´e choisit une A-stack libre, empile les param`etres et appelle le trap noyau
dp call(). Dans le trapdp call(), le noyau sauvegarde le pointeur de pile et l’adresse de re-
tour dans lesegment de liaison, choisit une nouvelle E-stack, change la visibilit´e mémoire
du DP, vérifie la validité de l’entry pointet de l’identificateur de la proc´edure, puis reprend
l’exécution du fil de contrˆole à l’adresse de la proc´edure appel´ee. En revenant d’un PPC,
le fil de contrôle exécute un trapdp return() qui récupère l’ancien pointeur dans la pile et
retourne son adresse, change la visibilit´e mémoire du DP et reprend l’ex´ecution du fil de
contrôle. Finalement, le talon appelant lib`ere la A-stack.

3.2.3 Optimisation du PPC

Deux optimisations du PPC sont r´ealisables grˆaceà l’unicité de l’espace d’adressage de
l’application : (i) l’optimisation des appels aux DP superviseurs, (ii) l’invalidation s´elective
des entr´ees du TLB.

Optimisation du PPC pour les DP superviseurs

Le TLB contient généralement un attribut pour chaque entr´ee indiquant si l’entr´ee est
visible en mode utilisateur ou en mode superviseur. On peut remarquer que dans ce cas pr´e-
cis, l’UGM offre une fonctionnalit´e similaireà celle d’unProtection Lookaside Buffer[58].
De ce fait, la visibilité mémoire est compl`etement g´erée par l’UGM lorsque la priorit´e du
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CPU est chang´eeà l’intérieur du trapdp call. Par ailleurs, il n’y a pas besoin d’allouer une
A-stack puisque le DP superviseur poss`ede une visiblit´e sur l’appelant. Comme la routine
est obligatoirement consid´erée sûre, il n’y a pas besoin non plus d’allouer une nouvelle
E-stack.

Optimisation du PPC par invalidation sélective du TLB

Dans le sch´ema de base du PPC, un changement de DP est impl´ementé en changeant
le pointeur racine de l’arbre de translation de l’UGM, invalidant ainsi toutes les entr´ees
du TLB sur certains processeurs CISC (ex, i486). Cependant, quand les DP appelant et
appelé se chevauchent, certaines entr´ees TLB sont invalid´ees inutilement (une entr´ee qui
vient juste d’être invalidée peut ˆetre recharg´ee). Il aété mesur´e qu’environ 25% du surcoˆut
dans un appel LRPC nul est dˆu aux défauts de TLB initiaux dans le domaine appel´e [15].
Par cons´equent, il est parfois pr´eférable de modifier l’arbre de translation puis d’invalider
sélectivement les entr´ees du TLB plutˆot que d’effectuer une invalidation globale.

Le surcoût dû au TLB dans le cas d’une invalidation globale est ´egal au coˆut de l’in-
validation du TLB plus le coˆut des défauts sur les entr´ees dansF , où F est l’ensemble
des adresses utilis´ees par le DP appel´e qui génèreraient le chargement d’une entr´ee dans
le TLB si celui-ci était vide. Les chargements suivants ne nous int´eressent pas puisque le
coût de ces d´efauts n’est pas influenc´e par le fait que le TLB soit invalid´e globalement ou
sélectivement. Soienttlbglob le coût de l’invalidation globale du TLB ettlbmiss le coût
(en termes de cycles processeur suppl´ementaires) de l’acc`esà un mot mémoire quand son
adresse virtuelle n’est pas dans le TLB. # d´enote la cardinalit´e d’un ensemble. Le surcoˆut
d’une invalidation globale du TLB est alors :

tlbglob + (#F � tlbmiss)

Dans le cas g´enéral, le surcoˆut pour l’appelant d’une invalidation s´elective est le coˆut de
l’invalidation des entr´ees du TLB non visibles dans le DP appel´e, plus le coˆut des défauts
de TLB sur l’ensembleF dont leséléments ne sont pas encore pr´esents dans le TLB, plus
le coût de la modification des entr´ees de l’arbre de translation d’adresse (PTE) pour refl´eter
la nouvelle visibilité :

#(N n C) � tlbsel + ((#F �#(F \ C)) � tlbmiss) + (D � y)

Les param`etres sont :tlbsel, le coût de l’invalidation sélective d’une entr´ee dans le TLB.
N est l’ensemble des entr´ees dans le TLB suivant la commutation d’un DP mais avant que
l’exécution ne reprenne dans le DP appel´e.C est un sous-ensemble de N, contenant les
entrées TLB qui sont valides dans le DP appel´e.y est le coˆut de l’écriture d’une nouvelle
valeur dans un PTE.D est la différence en taille de page entre les deux DP, c’est-`a-dire le
nombre de pages visibles dans le DP appel´ee mais n’appartenant pas `a l’appelant. Le terme
#(F \ C) dépend du comportement de la fonction appel´e et est ´egal au nombre d’en-
trées de l’appelant qui sont r´e-utilisées. Sa valeur est contenue dans l’intervalle [0 .. #F].
Renommons-le�#F avec� dans [0 .. 1]. Avec ces notations, une invalidation s´elective est
rentable lorsque :

(#(N n C) � tlbsel)� (�#F � tlbmiss) + (D � y) < tlbglob
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Analyse d’un PPC dans un DP englobant

Les DP englobants sont utiles pour l’impl´ementation de sous-syst`emes sˆurs qui ne re-
quièrent cependant pas une ex´ecution dans un DP superviseur.À titre d’exemple, nous
pouvons citer les serveurs fiables FTM, des environnements d’ex´ecution pour langage ob-
jets, ou des personnalit´es syst`eme. Nous analysons maintenant le gain de l’invalidation
sélective de l’appel d’un DP englobant pour un processeur i486.

Lors de l’appel, il n’y a pas besoin d’invalider le TLB puisque les adresses de l’appelant
sontégalement visibles dans le DP appel´e. (N nC) estégalà l’ensemble vide (N contiendra
les entrées noyau apr`es le trap bien que ces derni`eres ne peuvent ´evidemment pas ˆetre
utilisées par le DP appel´e). Pour le i486,y vaut 2 : une instruction pour charger la valeur
du PTE dans un registre, puis une seconde instruction qui l’´ecrit à l’adresse du PTE.tlbglob
vaut 4. Pour une page en m´emoire physique,tlbmiss requiert 13 cycles processeur dans le
cas le plus rapide (le pire pour nous), et 29 dans le cas le plus lent (quand les bitsreferenced
et dirty du descripteur de la page physique doivent ˆetre positionn´es par le processeur). Par
conséquent, l’invalidation s´elective est meilleure lorsque :

D < ((�#F � 13) + 4)=2

Le cas le plus d´efavorable se produit quand� vaut 0 ; D doitêtre égal à 1. Ceci est
peu probable puisqu’il y a partage entre les deux DP `a cause du passage de param`etres. Le
cas le plus favorable se produit quand� vaut 1. Pour un #F typique ´egalà 20, D doitêtre
inférieurà 132 pour que l’invalidation s´elective soit plus efficace. En pratique,� dépend
essentiellement de la taille et du mapping m´emoire des param`etres. Sur un i486, la taille du
TLB est de 32. Par ailleurs, le noyau consomme quelques entr´ees lors de l’ex´ecution d’un
trap et de la modification du PTE, r´eduisant ainsi la valeur de�. Finalement, il doit ˆetre
mentionné que nous devons utiliser l’adressage absolu pour invalider une entr´ee du TLB.
Cette adresse peut ˆetre récupéréeà partir de la phase d’´edition de liens.

Lors du retour,F s’applique aux entr´ees charg´ees par le DP appelant (c.-`a-d., les résul-
tats retourn´es par la proc´edure). La seule diff´erence avec la formule pr´ecédente est que le
premier terme pour l’invalidation s´elective(#(N n C)) devientD ; le noyau ne peut pas
savoir quelles adresses DP visibles dans le DP appel´e ontété chargées dans le TLB pendant
l’appel de proc´edure, aussi il doit toutes les invalider (l’invalidation s´elective de TLB est
de 11 cycles quand l’entr´ee est pr´esente et de 12 quand elle ne l’est pas). Pour un ensemble
F de taille 20, une invalidation s´elective devient plus efficace quandD est plus petit que 20
pour un� minimal, et 0 pour un� maximal. La section suivante pr´esente une ´evaluation
réelle du PPC.

3.3 Évaluation de performance

L’impl émentation de DP-Mach a ´eté effectuée par modification de la version OSF
Norma MK 78 de Mach 3.0. La plupart des modifications ont ´eté effectuées en C ; seules
quelques proc´edures ont ´eté implémentées en assembleur pour empiler les param`etres dans
les trapsdp call() et dp return(). Pourévaluer l’efficacité du PPC vis-`a-vis d’autres solu-
tions, nous avons mesur´e le temps d’ex´ecution d’une fonctionMax() , qui calcule le maxi-
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No. Implémentation Temps d’exécution Accélération
(�s)

1 Tâches s´eparées 100,9 -

2 PPC (sans optimisation TLB) 24,2 4,1
3 PPC (avec optimisation TLB) 16,2 6,2

4 Bibliothèque utilisateur 0,8 125

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

TAB. 3.1 –Analyse comparative du temps d’exécution d’un PCC

Tâche Temps d’Exécution
(�s)

Gestion de la A-Stack 1,5
Trapdp call() 11,1

Trapdp return() 11,1
ProcédureMax () 0,5

Total 24,2

TAB. 3.2 –Analyse d́etaillée du temps d’exécution d’un PCC

mum de deux entiers. Les r´esultats de l’ex´ecution pour une plateforme PC/i486 66 Mhz
sont présentés dans le tableau 3.1.

La première ligne du tableau 3.1 correspond `a uneémulation des DP par des tˆaches
Mach. Le PPC est ´emulé par l’envoi d’un message sur un port et un ordonnancement opti-
misé par la technique duhandoff scheduling[18].

La seconde ligne du tableau 3.1 donne le temps d’ex´ecution d’un PCC `a la fonction
Max() , cette proc´edureétant exécutée dans un DP disjoint de celui du module appelant.
Une analyse d´etaillée du temps d’ex´ecution de ce PCC est pr´esentée dans le tableau 3.2.
Il est à noter que la fonctionMax() est exécutéeà partir d’un TLB vide puisque celui-ci
est invalidé globalement dans les trapsdp call() et dp return(). À titre de comparaison, le
coût de l’exécution de la fonctionMax() avec un TLB initialisé (dans une boucle) est
d’environ 0,2�s. On peut constater que le PCC est 4 fois plus rapide que l’´emulation du
PCC par un envoi de messages entre tˆaches.

La troisième ligne du tableau 3.1 donne le temps d’ex´ecution de la fonctionMax()
dans un DP englobant celui de l’appelant. Le TLB est invalid´e sélectivement. La proc´edure
est appel´ee dans une boucle. Il est `a noter que le contenu du TLB est encore valide pour
l’appelant au retour de la proc´edure. Par ailleurs, le temps d’ex´ecution des deux traps est
réduit puisque les entr´ees du TLB correspondant au noyau ne sont pas invalid´ees. Cette
implémentation est plus de 6 fois plus rapide que l’´emulation du PCC. Toutefois, on peut
noter que le PPC optimis´e est encore 20 fois plus lent que l’utilisation d’une biblioth`eque
utilisateur (voir ligne 4).

La cinquième ligne donne le temps d’ex´ecution de la fonctionMax() lorsqu’elle est
implémentée par un appel syst`eme reposant sur un trap. Les appels syst`eme Mach impl´e-
mentés de cette mani`ere incluent entre autresmachthreadself qui retourne le port du fil
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de contrôle courant. Le temps d’ex´ecution est tr`es similaireà celui d’un PPC vers un DP
superviseur.

La sixième ligne du tableau 3.1 correspond `a une implémentation par un appel syst`eme
reposant sur un port : l’appel est impl´ementé par un talon qui envoie un message sur un
port ; ce message est finalement trait´e par le noyau, et le r´esultat est renvoy´e de la même
manière. Il està noter que ces deux derni`eres solutions ne permettent pas le chargement
dynamique d’extensions syst`eme — le noyau doit ˆetreà nouveau compil´e, lié et redémarré.

Finalement, notons que comme la dur´ee de l’exécution du DP s’accroˆıt, le rapport PCC
TLB-optimisé/non-optimis´e s’amenuise. Toutefois, un PPC non-optimis´e est toujours plus
performant qu’un ´echange standard de messages Mach.

3.4 Conclusion

Les apports de cette ´etude sont multiples. Notre mod`ele de noyau offre une alternative
à la structuration en tˆaches d’applications compos´ees de modules de diff´erents niveaux de
confiance. Le gain imm´ediat est relatif aux performances puisqu’un PPC est jusqu’`a 6 fois
plus rapide qu’un ´echange de messages Mach. De plus, le processus de d´eveloppement est
plus fiable car on ´evite de recourir `a des conversions de pointeurs entre tˆaches.

Le noyau intégrant les domaines de protection, DP-Mach, est compatible au niveau bi-
naire avec le noyau Mach standard, ce qui permet la r´eutilisation des applications existantes.
Enfin, il està noter que peu de modifications ont ´eté apportéesà Mach pour y int´egrer les
domaines de protection. Bien qu’une partie du m´erite vienne de la structuration modulaire
du noyau Mach, notre exp´erience montre que la protection `a grain fin peut ˆetre aisément
étendue `a d’autres types de noyaux.

Du noyau extensible au syst̀eme adaptatif

Du point de vue de l’extensibilit´e, l’apport ce travail est d’offrir une solution ´elégante
au support d’extensions syst`eme de mˆeme durée de vie qu’une application, via la notion de
domaines de protection superviseurs. L’extension syst`eme est charg´ee de mani`ere transpa-
rente au programmeur au lancement de l’application et est supprim´ee lorsque l’application
s’arrête.

On conçoit aisément que la conception d’extensions syst`eme ne rel`eve pas des comp´e-
tences du programmeur ordinaire d’applications. En fait, on aimerait disposer d’extensions
génériques adaptables aux conditions pr´ecises d’utilisation d’une application. Bien ´evi-
demment, cette approche n’est int´eressante que si le processus d’adaptation est r´ealisé de
manière automatique. Ces motivations nous ont amen´eà nous intéresser aux techniques de
transformation de programmes et plus pr´ecisémentà l’évaluation partielle.
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Chapitre 4

Spécialisation automatique de
composants syst̀eme

Dans un syst`eme reposant sur l’utilisation g´enéralisée d’extensions syst`eme sp´ecifiques
aux applications, le probl`eme qui se manifeste est l’automatisation de la construction de
telles extensions. L’´ecriture manuelle de composantsad hocest bien sˆur possible, mais
cette solution ne peut ˆetre raisonnablement utilis´ee que par des concepteurs d’applications
experts en syst`eme.

Pour répondre `a ce problème, nous avons propos´e une solution reposant sur la sp´e-
cialisation de composants g´enériques. Cette solution n’est bien sˆur intéressante que si le
processus de sp´ecialisation est automatique. Ceci nous amen´e à participerà la conception
d’un spécialiseur de programmes C (Tempo), qui est plus particuli`erement con¸cu pour la
spécialisation de programmes syst`eme.

Notre approche peut ˆetre appliqu´eeà deux classes de composants adaptatifs : soit des
composants con¸cus et développés spécifiquement dans un but de sp´ecialisation, soit des
composants syst`emes existants qui rec`elent des opportunit´es de sp´ecialisation. Dans ce
dernier cas, la sp´ecialisation permet de r´eutiliser et d’optimiser du code existant tout en
préservant la s´emantique du code original.

Ce chapitre montre l’int´eret de la sp´ecialisation d’un composant syst`eme du commerce,
en l’occurence le RPC de Sun. Dans la section 4.1, nous pr´esentons l’architecture logi-
cielle du RPC de Sun. La section 4.2 ´etudie les opportunit´es d’optimisation qu’il rec`ele.
La section 4.3 d´ecrit comment ces opportunit´es peuvent ˆetre exploitées automatiquement
par Tempo pour sp´ecialiser le programme original. La section 4.4 pr´esente les gains de per-
formance obtenus grˆaceà la spécialisation. Nous analysons en section 4.5 les probl`emes
rencontrés dans l’utilisation de Tempo. Enfin, nous concluons dans la section 4.6.

Le travail décrit dans ce chapitre a ´eté effectué enétroite collaboration avec les membres
du groupe Compose ayant particip´e à la conception de Tempo et, dans le cadre d’une co-
opération avec l’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 Sun a ´eté introduit en 1984 pour faciliter l’impl´ementation des
services distribu´es. Ce protocole est devenu un standardde facto. On le trouve aujourd’hui
dans de nombreux services distribu´es, tels que NFS [65] et NIS [85]. Comme les r´eseaux
sont souvent de nature h´etérogène, il est n´ecessaire de communiquer en utilisant un format
de données indépendant des machines, ce qui implique l’utilisation de protocoles d’enco-
dage et de d´ecodage.

Les deux principales fonctionnalit´es du RPC Sun sont :

1. Un générateur de talon (rpcgen ) qui produit les fonctions talon du client et du
serveur. Les fonctions talon traduisent les param`etres de l’appel de proc´edure en un
format de message ind´ependant de la machine appel´e XDR, puis les messages XDR
en param`etres de la proc´edure. Outre le RPC, le protocole XDR est ´egalement utilis´e
dans des environnements de calcul distribu´e hétérogènes tels que PVM [43] pour un
modèleà messages et Stardust [24] pour un mod`eleà mémoire partag´ee distribuée.

2. La gestion de l’´echange de messages `a travers le r´eseau.

Concrètement, le code du RPC Sun poss`ede une architecture constitu´ee de micro-
couches, chacune consacr´eeà une fonction pr´ecise. Par exemple, certaines micro-couches
serventà écrire les donn´ees lors de l’encodage, `a lire les donn´ees lors du d´ecodage et `a gé-
rer les protocoles de transport tels que TCP ou UDP. Chaque micro-couche est g´enérique ;
elle peutêtre implémentée de diverses fa¸cons. De ce fait, l’organisation en micro-couches
du code RPC est caract´eristique des logiciels syst`eme modulaires.

Un exemple simple

À titre d’exemple, pour illustrer cette architecture en micro-couches du code RPC Sun,
nous consid´erons une fonctionrmin qui envoie deux entiers `a un serveur distant et qui
retourne leur minimum.

Le programmeur utiliserpcgen (le compilateur de talon du RPC) pour compiler une
spécification de l’interface de la proc´edurermin en un ensemble de fichiers sources C.
Ces fichiers impl´ementent du cˆoté client, l’envoi de l’appel et la r´eception du r´esultat, et
du coté serveur, la r´eception de l’appel et le retour des r´esultats. Pour mettre en valeur le
code effectivement ex´ecuté, la figure 4.1 pr´esente une trace d’ex´ecution d’un appel `a rmin
(nous ne listons pas tous les fichiers g´enérés parrpcgen .1)

Performance du RPC

Le RPC est un des paradigmes de base sur lesquels reposent la plupart des syst`emes
distribués. De ce fait, la performance de ce composant est critique, et de nombreuses re-
cherches ont ´eté menées sur son optimisation [30, 54, 51, 80, 93, 100]. La plupart de

1. Par souci de clart´e, nous omettons quelques d´etails dans le listing du code : les d´eclarations, les arguments
et instructions “inintéressants”, la gestion des erreurs, les conversions de type (casts), et un niveau d’appel de
fonction.
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arg.int1 = ... // Positionne le premier argument
arg.int2 = ... // Positionne le second argument
rmin(&arg) // Interface utilisateur RPC g´enérée parrpcgen

clnt_call(argsp) // Appel de proc´edure générique (macro)
clntupd_call(argsp) // Appel génériqueà UDP

// Encodage de l’identificateur de la proc´edure
XDR_PUTLONG(&proc) // Encodage g´enérique en m´emoire, stream... (macro)

xdrmem_putlong(lp) // Écriture dans le tampon de sortie
// et vérification de non-d´ebordement

htonl(*lp) // Sélection entreBig et little endian(macro)
xdr_pair(argsp) // Fonction talon g´enérée parrpcgen

// Encodage du premier argument
xdr_int(&argsp->int1) // Sélection dépendant de la machine

// sur la taille de l’entier
xdr_long(intp) // Encodage et d´ecodage g´enérique

XDR_PUTLONG(lp) // Encodage en m´emoire
xdrmem_putlong(lp) // Ecriture dans le tampon de sortie

// et vérification de non-d´ebordement
htonl(*lp) // Sélection entreBig et little endian(macro)

// Encodage du second argument
xdr_int(&argsp->int2) // Sélection dépendant de la machine

// sur la taille de l’entier
xdr_long(intp) // Encodage et d´ecodage g´enérique

XDR_PUTLONG(lp) // Marshaling générique en m´emoire
xdrmem_putlong(lp) // Écriture dans le tampon de sortie

// et vérification de non-d´ebordement
htonl(*lp) // Sélection entreBig et little endian(macro)

FIG. 4.1 –Trace abstraite de la partie encodage d’un appel distantà rmin

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, le probl`eme de la r´e-
implémentation d’un protocole qui est sp´ecifié uniquement par son impl´ementation est que
ses caract´eristiques (et mˆeme ses bogues) peuvent ˆetre perdues, r´esultant en une impl´emen-
tation qui n’est pas compatible.

Optimisation de logiciel existant

Une alternative `a la ré-implémentation d’un composant syst`eme est de d´eriver systé-
matiquement une version optimis´eeà partir du code existant. Un premier avantage de cette
approche est que les versions d´erivées restent compatibles avec le standard. Un second
avantage est que le processus de d´erivation syst´ematique peut ˆetre répété pour des machines
et systèmes différents.

La question qui se pose naturellement est : existe-t’il des opportunit´es significatives
pour la dérivation de versions optimis´eesà partir de composants syst`eme existants?

En fait, de nombreux composants syst`eme existants sont connus pour ˆetre génériques
et structurés en couches et en modules. Ceci introduit diff´erentes formes d’interpr´etation
qui sont d’importantes sources d’inefficacit´e ainsi qu’il aété montré, par exemple, pour le
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cas du syst`eme de fichiers HP-UX [84]. Dans le RPC Sun, cette g´enéricité prend la forme
de différentes couches de fonctions qui interpr`etent des descripteurs (c.-`a-d., des structures
de données) pour d´eterminer les param`etres du processus de communication : la s´election
du protocole (TCP ou UDP), le fait d’encoder ou de d´ecoder, la gestion des tampons, . . .

Il est important de souligner que la plupart de ces param`etres sont connus pour tout
appel de proc´edure distante. Cette information peut ˆetre utilisée pour g´enérer du code sp´e-
cialisé dans lequel ces interpr´etations ont ´eté éliminées. En fait, le code r´esultant est adapt´e
à une situation sp´ecifique.

Nous examinons maintenant les formes d’interpr´etation dans le RPC Sun, et comment
celles-ci peuvent ˆetre optimisées par sp´ecialisation.

4.2 Opportunités de sṕecialisation dans le RPC Sun

Le RPC de Sun repose sur diff´erentes structures de donn´ees telles queCLIENT ou
XDR. Les champs de ces structures maintiennent des informations relatives aux diff´erentes
couches du RPC : protocoles, tampons, contrˆole d’encodage et de d´ecodage, . . . . Certains
de ces champs ont des valeurs qui peuvent ˆetre disponibles avant que l’ex´ecution ait réel-
lement lieu. Ces valeurs ne d´ependent pas des arguments du RPC ; elles sont soit interpr´e-
tées plusieurs fois, soit propag´eesà travers les couches du processus de codage/d´ecodage.
Comme ces valeurs sont disponibles avant l’ex´ecution, elles peuvent ˆetre la source d’opti-
misations : les calculs d´ependant seulement de valeurs connues (oustatiques) peuventêtre
réalisés pendant une phase de sp´ecialisation. Le programme sp´ecialisé consiste seulement
en calculs d´ependant des valeurs inconnues (oudynamiques).

Nous décrivons maintenant des perspectives de sp´ecialisation typiques du RPC Sun.
Nous illustrons ces perspectives par des extraits de code r´eel, annot´es pour montrer les
calculs statiques et dynamiques. Dans les figures suivantes, les calculs dynamiques cor-
respondent `a des fragments de code imprim´es en gras, alors que les calculs statiques sont
imprimés en style Romain.

4.2.1 Suppression de la śelection entre l’encodage et le d́ecodage

Nous examinons d’abord une perspective de sp´ecialisation qui illustre une forme d’in-
terprétation. La fonction en question,xdr_long , est présentéeà la figure 4.2. Cette fonc-
tion permet soit d’encoder, soit de d´ecoder des entiers longs. Elle s´electionne l’opérationà
réaliserà partir du champx_op de son argumentxdrs . Cette forme d’interpr´etation est
utilisée dans des fonctions similaires pour d’autres types de donn´ees.

En fait, le champx_op est connu `a partir du contexte d’ex´ecution (c.-à-d., processus
d’encodage ou de d´ecodage). Cette information, contenue dans la structurexdrs , peut
être propag´ee vers le bas de fa¸con interproc´edurale par la fonctionxdr_long . En résultat,
l’envoi dexdrs->x_op est totalement ´eliminé ; la version sp´ecialisée de cette fonction se
réduità seulement l’une des constructions de retour. Dans ce cas, la fonctionxdr_long()
spécialisée est suffisamment petite pour disparaˆıtre par dépliage (inlining).
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bool_t xdr_long(xdrs,lp) // Encodage ou d´ecodage d’un entier long
XDR *xdrs; // Gestion de l’op´erationXDR
long *lp; // Pointeur sur la donn´eeà lire ouécrire

{
if( xdrs->x_op == XDR_ENCODE ) // Si en mode encodage

return XDR_PUTLONG(xdrs,lp); // Ecrire un entier long dans le tampon
if( xdrs->x_op == XDR_DECODE ) // Si en mode d´ecodage

return XDR_GETLONG(xdrs,lp); // Lire un entier long dans le tampon
if( xdrs->x_op == XDR_FREE ) // Si en mode lib´eration

return TRUE; // Rien ne doitêtre fait
return FALSE; // Retourne ´echec si le mode n’est pas reconnu

}

FIG. 4.2 –Lecture oúecriture d’un entier long :xdr long()

4.2.2 Suppression du contr̂ole de non-d́ebordement

Une seconde forme d’interp´etation apparaˆıt lorsque l’on vérifie que l’on ne d´eborde
pas des tampons. Cette situation s’applique `a la fonctionxdrmem_putlong présentéeà
la figure 4.3. Au fur et `a mesure que l’encodage s’effectue, l’espace restant dans le tam-
pon diminue. Cette information est maintenue dans le champx_handy . Comme dans le
premier exemple,xdrs->x_handy est d’abord initialis´e (c.-à-d., on lui donne une va-
leur statique), puis est d´ecrémenté par des valeurs statiques et est test´e plusieurs fois (lors
de chaque appel `a xdrmem_putlong et aux fonctions associ´ees). Comme l’ensemble
du processus de contrˆole de non-d´ebordement du tampon repose sur l’utilisation de valeurs
statiques, il peut ˆetreévalué de mani`ere statique `a condition que le nombre de param`etres de
la procédure soit fixe. Seules les ´ecritures dans le tampon restent dans la version sp´ecialisée
(à moins qu’un d´ebordement de tampon ne soit d´ecouvert).

Ce second exemple est particuli`erement important. Il apporte premi`erement un gain en
performance significatif. Deuxi`emement, la transformation d´ecrite ici est strictement et sys-
tématiquement d´erivée du programme original, par opposition `a uneélimination manuelle
qui ne garantirait pas le contrˆole de non-d´ebordement du tampon.

4.2.3 Propagation du ŕesultat

Le troisième exemple repose sur les r´esultats des deux exemples pr´ecédents. La valeur
de retour de la fonctionxdr_pair (présentée à la figure 4.4) d´epend de la valeur de
retour dexdr_int , qui à son tour d´epend de la valeur de retour dexdr_putlong .
Nous avons vu pr´ecédemment quexdr_int et xdr_putlong ont une valeur de retour
statique. Par cons´equent, la valeur de retour dexdr_pair estégalement statique. Si nous
spécialisons l’appelant dexdr_pair (c.-à-d.,clntudp_call ) ainsi que cette valeur
de retour,xdr_pair n’a plus besoin de retourner une valeur : le type de la fonction peut
être transform´e envoid . La procédure sp´ecialisée, avec les appels sp´ecialisésàxdr_int
et xdr_putlong dépliés, est pr´esentéeà la figure 4.5. La valeur r´eelle du résultat, qui
est toujoursTRUEindépendamment de l’argumentobjp dynamique (l’écriture de deux
entiers ne provoque jamais de d´ebordement du tampon), est utilis´ee pour supprimer un test
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bool_t xdrmem_putlong(xdrs,lp) // Copie d’un entier long dans le tampon
XDR *xdrs; // Gestion de l’op´erationXDR
long *lp; // Pointeur sur la donn´eeà écrire

{
if((xdrs->x_handy -= sizeof(long)) < 0) // Décrémente l’espace restant dans le tampon

return FALSE; // Retourne ´echec si d´ebordement
*(xdrs->x_private) = htonl(*lp); // Copie dans le tampon
xdrs->x_private += sizeof(long); // Pointe sur le prochain emplacement

// de copie dans le tampon
return TRUE; // Retourne succ`es

}

FIG. 4.3 –Ecriture d’un entier long :xdrmem putlong()

supplémentaire dansclntudp_call (non décrit).

bool_t xdr_pair(xdrs, objp) // Encoder les arguments dermin
{

if (! xdr_int(xdrs, &objp->int1) ) { // Encoder le premier argument
return FALSE; // Eventuellement propager l’´echec

}
if (! xdr_int(xdrs, &objp->int2) ) { // Encoder le second argument

return FALSE; // Eventuellement propager l’´echec
}
return TRUE; // Retourner le code de succ`es

}

FIG. 4.4 –Routine d’encodagexdr pair() utilisée dansrmin()

4.2.4 Bilan des opportunit́es de sṕecialisation

Le but de l’encodage est de copier les arguments dans le tampon de sortie. Pour r´ealiser
cette tâche, le code minimal que nous pouvons d´eriver est celui qui est pr´esenté à la fi-
gure 4.5. La mˆeme situation se produit pour le d´ecodage, except´e que des tests dynamiques
supplémentaires sont effectu´es pour assurer la validit´e et l’authenticité de la réponse du
serveur.

Nous avons vu qu’une approche syst´ematique pour sp´ecialiser le code syst`eme peut
permettre des simplifications significatives du code. Toutefois, il n’est pas possible de sp´e-
cialiser manuellement le RPC pour chaque fonction distante, car le processus est long,
fastidieux, et source d’erreurs. Cependant, comme le processus est syst´ematique, il peut
être automatis´e. Nous pr´esentons maintenant comment cette automatisation est r´ealisée au
moyen de Tempo.
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void xdr_pair(xdrs,objp) // Encoder les arguments dermin
{

// Contrôle de débordement ´eliminé
*(xdrs->x_private) = objp->int1; // Appel spécialisé déplié
xdrs->x_private += 4u; // pour l’écriture du premier argument
*(xdrs->x_private) = objp->int2; // Appel spécialisé déplié
xdrs->x_private += 4u; // pour l’écriture du second argument

// Code de retour ´eliminé
}

FIG. 4.5 –Routine sṕecialiśee d’encodagexdr pair()

4.3 Sṕecialisation automatique au moyen de l’́evaluateur
partiel Tempo

Tempo est un syst`eme de transformation de programmes bas´e sur l’ évaluation par-
tielle [31, 55]. Tempo prend en entr´ee un programme sourcePgénérique écrit en C ainsi
qu’un sous-ensemble connu de ses arguments, et produit un programme source C sp´ecia-
lisé Pspécialisé, simplifié par rapport aux arguments connus. Une des caract´eristiques inno-
vantes de Tempo est d’offrir une approche uniforme `a la spécialisation de programmes `a la
compilation età l’exécution. Toutefois, dans le cadre de nos exp´eriences sur le RPC, nous
utilisons seulement la sp´ecialisationà la compilation.

Le cœur d’un ´evaluateur partiel tel que Tempo est l’analyse de temps de liaison (voir
figure 4.6). Tempo utilise une description du contexte de sp´ecialisation (c.-`a-d., les ar-
guments statiques) pour analyser le programmePgénérique en divisant les contructions en
partiesstatiqueet dynamique(voir figure 1.1). Lors de la phase de sp´ecialisation, la par-
tie statique dePgénérique estévaluée en utilisant des valeurs concr`etes pour chaque entr´ee
connue, tandis que la partie dynamique estrésidualiśee(copiée) dans le programme sp´e-
cialisé de sortie. Le r´esultat de l’analyse temps de liaison est cod´e en un arbre d’action qui
sertà générer un sp´ecialiseur d´edié àPgénérique.

Plus l’analyse de temps de liaison est fine, plus elle r´evèle des constructions statiques
(qui pourrontêtre éliminées). Plus particuli`erement, nous avons ´etudié les analyses de
temps de liaison impl´ementées dans les ´evaluateurs partiels existants pour C [3, 4]. Celles-
ci se sont av´erées insuffisantes pour mettre `a jour les opportunit´es de sp´ecialisation d´ecrites
précédemment dans le paragraphe 4.2. En cons´equence, pour pouvoir sp´ecialiser efficace-
ment le RPC, nous avons ´eté amen´esà introduire les raffinements suivants dans l’analyse
de temps de liaison de Tempo [75, 50] :

– structures partiellement statiques: la figure 4.3 montre que certains champs de la
structurexdrs sont statiques tandis que d’autres sont dynamiques. Une sp´eciali-
sation efficace n´ecessite que nous soyons capables d’acc´eder aux champs statiques
lors de la sp´ecialisation. Sans une telle fonctionnalit´e, la structure toute enti`ere doit
être consid´erée dynamique de mani`ere conservatrice, et les contrˆoles répétés de non-
débordement du tampon ne peuvent pas ˆetreéliminés.



52 G. Muller

Analyse de temps de
liaison

Arbre d’actions

Spécialiseur (C++)

Talon spécialisé
(source C)

Description du
contexte

Valeurs de
spécialisation

Talon généré par
Rpcgen

Procédures
génériques

FIG. 4.6 –Sṕecialisation “off-line” à la compilation
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– sensibilit́e au flot: l’ éventualité d’erreurs lors du d´ecodage d’un message re¸cu in-
troduit des conditions dynamiques apr`es lesquelles l’information statique est perdue.
Cependant, il est encore possible d’exploiter l’information statique au sein de chaque
branche des conditionnelles. Pour cela, le temps de liaison des variables (statiques
ou dynamiques) ne doit pas ˆetre une propri´eté globale ; il doit dépendre du point du
programme consid´eré.

– sensibilit́e au contexte: la fonction d’encodage d’un entier est g´enéralement appe-
lée avec des donn´ees dynamiques, repr´esentant les arguments du RPC. Cependant,
il existe un encodage d’un entier statique dans chaque appel de proc´edure distante :
l’identificateur de la proc´edure. Il est utile de diff´erencier les deux contextes d’appel,
dans le but de ne pas perdre cette opportunit´e de sp´ecialisation. Une sp´ecialisation
efficace nécessite que les appels aux mˆemes fonctions avec diff´erents contextes de
temps de liaison se r´efèrent aux différentes instances de temps de liaison de la d´efi-
nition de cette fonction.

– retours statiques: comme nous l’avons vu dans l’exemple de la section 4.2.3, le
calcul du code de retour lors de la sp´ecialisation s’appuie sur la capacit´e à connaˆıtre
statiquement la valeur de retour d’un appel de fonction mˆeme si son argument et ses
actions sur le tampon d’entr´ee/sortie sont dynamiques. Plus g´enéralement, la valeur
de retour d’une fonction peut ˆetre statique mˆeme si ses arguments et ses effets de
bord sont dynamiques. Aussi, nous pouvons utiliser la valeur de retour d’un appel de
fonction même si l’appel doit ˆetre résidualisé.

Tempo repose ´egalement sur plusieurs autres analyses de programmes, telles que l’ana-
lyse d’aliaset l’analyse d’effets de bord. Tempo va plus loin que la propagation convention-
nelle de constantes et le d´epliage, au sens o`u il n’est pas limité à l’exploitation de valeurs
scalairesde façon intra-proćedurale. Tempo ne traite pas seulement les alias et les struc-
tures de donn´ees partiellement-statiques, il les propage aussi de fa¸con inter-proćedurale.
Ces caract´eristiques sont particuli`erement critiques lorsque l’on traite du code syst`eme.

En fait, nous avons orient´e la conception de Tempo afin qu’il soit plus particuli`erement
destiné aux logiciels syst`eme. Plus concr`etement, le RPC est une des applications cl´es qui
ont dirigé sa conception et son impl´ementation. Tempo est donc `a même de sp´ecialiser les
opportunités de sp´ecialisation d´ecrites dans la section 4.2. En fait, l’analyse de temps de
liaison de Tempo produit un r´esultat similaire aux figures 4.2 et 4.3.

4.4 Évaluation de performance

Après avoir expliqu´e les formes de sp´ecialisation effectu´ees par Tempo, nous pr´esen-
tons l’évaluation du RPC optimis´e.

Le programme de test. Nous avons sp´ecialisé le code du client et du serveur de la version
de 1984 du RPC de Sun. Le code RPC non sp´ecialisé comprend environ 1500 lignes (hors
commentaires) pour le cˆoté client, et 1700 pour le cˆoté serveur. Le programme de test, qui
utilise les appels de proc´edure distants, ´emule le comportement de programmes parall`eles
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qui échangent des donn´ees structur´ees de taille importante. Ceci constitue un programme
de test repr´esentatif des applications qui utilisent un r´eseau de stations de travail comme
des multiprocesseurs `a grande ´echelle.

Plateformes de mesures. Nos mesures ont ´eté effectuées sur deux plateformes diff´e-
rentes :

– Deux stations de travail Sun IPX 4/50 sous SunOS 4.1.4 avec 32 Mo de m´emoire
connectées avec un lien ATM `a 100 Mbits/s. Les cartes ATM sont du mod`ele ESA-
200 de Fore Systems. Cette plateforme est vieille de 3 ans et est sensiblement moins
efficace que des produits r´ecents, `a la fois en termes de processeur, latence r´eseau et
bande passante (c.-`a-d., 155 Mbits / 622 Mbits).

– Deux machines Pentium PC `a 166 MHz sous Linux avec 96 Mo de m´emoire et une
connexion réseau Fast-Ethernet `a 100 Mbits/s. Il n’y avait aucune autre machine sur
ce réseau pendant les exp´erimentations.

Le code sp´ecialisé aété testé sur différents environnements dans le but de v´erifier que
les résultats que nous obtenons ne sont pas sp´ecifiquesà une plateforme particuli`ere. Tous
les programmes ont ´eté compilés en utilisant la version 2.7.2 degcc avec l’option-O2 .

Évaluation des performances. Afin d’ évaluer l’efficacité des sp´ecialisations, nous avons
effectué deux types de mesures : (i) un micro-test du processus d’encodage chez le client
et (ii) un test de niveau application qui mesure le temps total ´ecoulé dans un appel RPC
complet (c.-à-d., aller-retour). Le programme de test client boucle sur un simple RPC qui
envoie et re¸coit un tableau d’entiers. Le but de la seconde exp´erimentation est de prendre
en compte les caract´eristiques architecturales telles que le cache, la m´emoire et la bande
passante du r´eseau, qui affectent la performance globale de mani`ere significative. Les com-
paraisons de performance pour les deux plateformes et les deux exp´erimentations sont d´e-
critesà la figure 4.7. Les mesures r´esultent de la moyenne de 10000 it´erations.

Ainsi que nous nous y attendions, la plateforme PC/Linux est toujours plus rapide que
la plateforme IPX/SunOs. Ceci est en partie dˆu à un processeur plus rapide, mais aussi au
fait que les cartes Fast-Ethernet ont une bande passante r´eelle plusélévée et une latence
plus petite que nos cartes ATM. Une cons´equence de l’´elimination d’instructions par le
processus de sp´ecialisation est que le foss´e entre les plateformes est plus r´eduit sur le code
spécialisé (voir les comparaisons sur l’encodage, figures 4.7-1 et 4.7-2).

Micro-test d’encodage. Les résultats d´etaillés du micro-test d’encodage sont d´ecrits dans
le tableau 4.1. Le code du talon client sp´ecialisé s’exécute jusqu’`a 3,7 fois plus vite que le
code non sp´ecialisé sur IPX/SunOS, et jusqu’`a 3,3 fois sur PC/Linux. Puisque le nombre
d’instructionséliminées est lin´eaire avec la taille du tableau et que l’on a un coˆut fixe du
à l’encodage de l’entˆete, on peut intuitivement s’attendre `a voir l’accélération s’accroˆıtre
avec la taille du tableau jusqu’`a une asymptote. Cependant, sur le Sun IPX l’acc´elération
décroı̂t avec la taille du tableau d’entiers (voir figure 4.7-5). L’explication r´eside dans le fait
que le temps d’ex´ecution du programme est domin´e par les acc`es mémoire et que le Sun
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FIG. 4.7 –Comparaison de performance entre IPX/SunOS et PC/Linux
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IPX possède un cache relativement petit : quand la taille du tableau croˆıt, le temps d’enco-
dage est dˆu en majeure partie `a la copie du tableau d’entiers dans le tampon de sortie ; mˆeme
si la spécialisation fait d´ecroı̂tre le nombre d’instructions utilis´ees pour encoder un entier,
le nombre de copies m´emoire reste ´egal dans le code sp´ecialisé et le code non-sp´ecialisé.

Pour le PC, qui poss`ede un cache de 512 Ko, ce comportement n’apparaˆıt pas ; comme
prévu, la courbe d’acc´elération s’approche d’une asymptote.

Taille IPX/SunOs PC/Linux
du tableau Original Spécialisé Accélération Original Spécialisé 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 l’encodage client en ms

RPC complet. Les résultats de ce test de niveau application sont d´ecrits dans le ta-
bleau 4.2. Le code sp´ecialisé s’exécute jusqu’`a 1,55 fois plus vite que le code non-sp´ecialisé
sur IPX/SunOS, et jusqu’`a 1,35 fois plus vite sur le PC/Linux. Dans les deux cas on atteint
une asymptote. Pour la plateforme IPX/SunOs, l’acc´elération décroı̂t avec la taille des don-
néesà cause des acc`es mémoire. Pour la plateforme PC/Linux, la raison essentielle est due
à la nécessit´e d’envoyer plusieurs packets Ethernet, ce qui augmente le temps de latence dˆu
au réseau. Enfin, le RPC inclut un appel `a bzero pour initialiser le tampon d’entr´eeà la
fois du côté client et du cˆoté serveur2. Ces initialisations augmentent davantage le surcoˆut
de l’accès mémoire lorsque la taille des donn´ees croˆıt.

Taille du code. Ainsi qu’il est décrit dans le tableau 4.3, le code sp´ecialisé est toujours
plus gros que le code original. La raison est que le sp´ecialiseur d´eroule par d´efaut les
boucles d’encodage/d´ecodage de tableau. Notons que le code sp´ecialisé estégalement plus

2. Ce code n’apparaˆıt pas dans le micro-test de l’encodage

Taille IPX/SunOs PC/Linux
du tableau Original Spécialisé Accélération Original Spécialisé 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 Générique Spécialisé (taille du tableau)
20 100 250 500 1000 2000

code client 20004 -
code client sp´ecialisé 24340 27540 33540 43540 63540 111348

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

Taille du Tableau PC/Linux
Original Spécialisé Accélération Déroulé 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 –Sṕecialisation avec des boucles d’entiers dérouĺees 250 fois (temps en ms)

important pour une taille de tableau petite. Ceci est dˆu au fait que le code sp´ecialisé contient
aussi quelques fonctions g´enériques non-sp´ecialisées de gestion des cas d’erreur.

Tandis que le d´eroulement de boucles accroˆıt les tailles de code, il affecte ´egalement la
localité du cache. Une exp´erimentation suppl´ementaire a ´eté menée sur le PC pour mesurer
cet effet. Comme d´erouler compl`etement de grosses boucles peut exc´eder la capacit´e du
cache d’instructions, nous avons d´eroulé seulement de fa¸con partielle la boucle pour ajuster
son corps `a la taille du cache. Le code r´esultant (cf tableau 4.4) montre une d´etérioration
plus faible de performance quand le nombre d’´eléments croˆıt.

Cette derni`ere transformation a ´eté effectuéeà la main. Elle montre qu’il est int´eressant
de permettre le contrˆole du déroulement de boucles. Aussi, nous pr´evoyons d’introduire,
dans le futur, cette strat´egie dans Tempo.

4.5 Discussion

Dans cette section, nous relatons notre exp´erience d’utilisation de Tempo (cf section 4.5.1)
et de sp´ecialisation d’un logiciel commercial existant (cf section 4.5.2).

4.5.1 Exṕerience de l’utilisation de Tempo

Tempo est un sp´ecialiseur de programmes en phase de d´eveloppement active, qui par
conséquentévolue en permanence au fur et `a mesure des besoins rencontr´es. La difficulté
majeure de la sp´ecialisation du RPC est que ce travail repr´esente le r´esultat de multiples it´e-
rations sur : l’évaluation d’une version de Tempo, l’expression des am´eliorationsà effectuer
et le développement de la version suivante. En ce sens, notre travail n’est pas repr´esentatif
d’une utilisation réelle d’un sp´ecialiseur en tant qu’outil fig´e de génie logiciel.

Plus précisément, les am´eliorations apport´eesà Tempo ont ´eté effectuées suivant trois
directions : (i) la précision des analyses, ainsi que nous l’avons d´ecrit dans la section 4.3
(ii) l’ étendue des constructions du langage C trait´ees, et (iii) la finesse de la param´etrisation
de l’outil. Dans le cadre du RPC, l’enjeu est de sp´ecialiser du code existant sans modifi-
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cations ou presque. Cela suppose que Tempo est `a même de traiter la plus grande partie
des constructions du langage C, mˆeme si certaines d’entre elles ne sont pas int´eressantes
du point de vue recherche et ne posent que des probl`emes d’ingénierie. Au cours de notre
expérimentation, nous avons ´eté amen´es, dans un premier temps, `a réécrire de mani`ere sys-
tématique certaines parties du code, puis ult´erieurement `a ré-insérer le code original lorsque
les constructions manquantes ont ´eté ajoutéesà Tempo.

Le contrôle du comportement de Tempo repose essentiellement sur un fichier de contexte
décrivant le temps de liaison des variables d’entr´ee. Les possibilit´es initiales de d´eclaration
permises par ce fichier se sont r´evélées trop limitées pour deux raisons. Premi`erement, les
données gérées par le RPC ont une repr´esentation complexe reposant sur un ensemble de
structures liées par des pointeurs, dont le temps de liaison ne pouvait ˆetre décrit. Deuxième-
ment, l’intégralité des fonctions utilis´ees par le programme (ex., appels syst`eme, malloc)
n’est pas pr´esente dans le code source analys´e par Tempo. Bien que ces fonctions externes
ne soient pas elles-mˆeme sp´ecialisées, il est n´ecessaire de pouvoir d´ecrire leur comporte-
ment vis-à-vis des alias et du temps de liaison. Ces deux limitations ont ´eté levées ultérieu-
rement par ajout d’un second fichier de contexte. Ce fichier contient une version simplifi´ee
des fonctions externes qui abstrait leur comportement. Ces fonctions sont utilis´ees unique-
ment lors de l’analyse de temps de liaison ; leur contenu n’est toutefois pas r´esidualisé.

Bien que jusqu’`a présent la priorit´e aitété donnéeà la mise en oeuvre de notre “moteur”
d’évaluation partielle, une interface utilisateur adapt´ee est indispensable pour travailler sur
des logiciels r´eels. Tempo permet `a l’utilisateur de visualiser les r´esultats de l’analyse avant
la spécialisation. Différentes couleurs sont utilis´ees pour mat´erialiser les parties statiques
et dynamiques d’un programme, aidant ainsi l’utilisateur `a suivre la propagation des en-
trées déclarées comme connues et ´evaluer le degr´e de sp´ecialisation qui peut ˆetre obtenu.
Après spécialisation, l’utilisateur peut comparer le programme original avec le programme
spécialisé, et décider si une sp´ecialisation appropri´ee aété effectuée.

Comme pour d’autres optimiseurs performants, notamment dans le domaine du paral-
lélisme, l’utilisateur a besoin d’avoir une certaine connaissance sur le processus de sp´ecia-
lisation lui-même. Dans le cas de l’´evaluation partielle, la personne a besoin de comprendre
des concepts fondamentaux tels que l’analyse de temps de liaison.

4.5.2 Sṕecialisation de programmes existants

Une importante constatation de notre exp´erimentation est que le code existant est un
défi pour une technique d’optimisation telle que l’´evaluation partielle. En effet, comme
n’importe quelle autre technique d’optimisation, l’´evaluation partielle est sensible `a diffé-
rentes caract´eristiques du programme telles que sa structure et l’organisation de ses don-
nées. Dans l’´etat actuel de la technique, sp´ecialiser un programme existant n´ecessite une
certaine connaissance de sa structure et de ses algorithmes. Il requiert ´egalement que la
personne qui sp´ecialise estime quelles parties du programme doivent ˆetreévaluées de fa-
çon plus pouss´ee. Ceci est en opposition avec une situation o`u le même programmeur `a la
fois écrit et spécialise du code : il peut alors le structurer en ayant `a l’esprit la spécialisation.

Une inspection rigoureuse du code sp´ecialisé résultant montre peu de perspectives pour
de nouvelles optimisations sans restructuration majeure du code RPC. Cependant, Tempo
n’est pas la panac´ee et nous avons eu occasionnellement `a modifier légèrement le code
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source original dans le but d’obtenir des sp´ecialisations appropri´ees. La plupart des modi-
fications consistaient `a exposer des opportunit´es de sp´ecialisation.

Plus précisément, du cˆoté client, il existe une variable appel´eeinlen qui stocke la lon-
gueur des donn´ees déjà décodées. Lors du d´ecodage du tampon d’entr´ee, la variableinlen
est dynamique puisque l’appel de proc´edure distant peut ´echouer. Cependant, si aucune er-
reur ne se produit,inlen contient la taille des donn´ees résultat attendues. Dans ce cas,
nous pouvons connaˆıtre la longueur attendue du message d’entr´ee, notéeexpected_-
inlen . Dans la partie d´ecodage, le squelette de code suivant :

inlen = <dyn> ;
<statements> ;

est réécrit à 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 variableexpected_inlen
est affectéeà inlen ; les constructions suivantes peuvent maintenant exploiter cette va-
leur supplémentaire. Cependant, la branche “else” pr´eserve la s´emantique : elle g`ere le cas
général.

La véritable valeur deexpected_inlen peut être calculée au moment de la sp´e-
cialisation par un faux appel encod´e à la fonction générique d’encodage/d´ecodage. Nous
sommes ainsi capables de sp´ecialiser le d´ecodage client. Cette situation ne s’est r´eellement
produite que deux fois ; elle ne contredit donc pas notre pr´etentionà traiter de fa¸con auto-
matique le code syst`eme existant. On peut donc dire que la version courante de Tempo a
permis de sp´ecialiser avec succ`es le RPC Sun.

4.6 Conclusion

On peut consid´erer que le RPC Sun est repr´esentatif du code syst`eme existant, non
seulement parce qu’il est mˆur, commercial, standard, mais aussi parce que sa structure
reflète un souci de qualit´e de production ainsi qu’un emploi non restreint du langage de
programmation C.

Les exemples que nous avons pr´esentés dans la section 4.2 (c.-`a-d., la sélection de pro-
tocole, le contrˆole de débordement du tampon, la propagation du r´esultat) constituent des
exemples typiques des constructions trouv´ees dans le code syst`eme. Le fait que Tempo soit
capable de les traiter automatiquement renforce notre conviction qu’un outil de sp´ecialisa-
tion a naturellement sa place dans la palette des outils d’ing´enierie destin´esà la production
de systèmes d’exploitation.
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Chapitre 5

Une approche d́eclarative à la
spécialisation de programmes

Lors de l’utilisation d’un outil de sp´ecialisation de programmes tel que Tempo, une des
difficultés rencontr´ees par l’utilisateur r´eside dans la mani`ere de contrˆoler le processus de
spécialisation. Dans le cas du RPC, la gestion de la sp´ecialisation est relativement simple
puisque celle-ci est effectu´ee uniquement `a la compilation et qu’il n’existe qu’une version
spécialisée du programme. Dans un cadre plus g´enéral, lorsque la sp´ecialisationà la com-
pilation età l’exécution sont m´elangées, de nouveaux probl`emes apparaissent : comment
détecter les opportunit´es de sp´ecialisation? sur quelle partie du programme faire porter la
spécialisation? quand activer et d´esactiver une instance sp´ecialisée? etc.

À ce jour, les solutions propos´ees sont ad-hoc. Par exemple, dans [6] des annotations
sont introduites dans le source du programme, pour d´elimiter les fragments `a spécialiser,
ou pour gérer les versions sp´ecialisées. Mark Leone et Peter Lee proposent de modifier la
sémantique de certaines constructions syntaxiques pour d´eclencher la sp´ecialisation [61].
Ces strat´egies visent des aspects tr`es particuliers du processus de sp´ecialisation et beaucoup
de problèmes restent inexplor´es.

Dans ce chapitre, nous d´ecrivons une approche d´eclarativeà la spécialisation de pro-
grammes, dans le contexte des langages orient´es objet [102]. Les avantages de notre ap-
proche sont les suivants :

– Un support d́eclaratif int́egŕe au langage.Pour ne pas g´enérer d’erreurs, la d´eclara-
tion de la sp´ecialisation ne doit pas ˆetre intrusive. Dans notre approche, elle peut ˆetre
effectuée sans modification du source du programme par association de d´eclarations
à une classe. On peut consid´erer que ces d´eclarations ajoutent de l’information au
programme, dans la mesure o`u elles décrivent unaspectdu programme [57] ortho-
gonalà sa fonctionnalit´e.

– Une approche uniformèa la sṕecialisation.Ainsi que nous l’avons d´ecrit précéde-
ment, il existe différents types de sp´ecialisation. Notre approche d´eclarative permet
d’exploiter ces différentes strat´egies dans un mˆeme cadre.
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– Un support d’ex́ecution flexible.L’int égration de la sp´ecialisation dans une applica-
tion requiert un support lors de l’ex´ecution, pour : d´eclencher la sp´ecialisation (dans
le cas de la sp´ecialisationà l’exécution) ; détecter les moments o`u une version sp´e-
cialisée n’est plus valide ; d´ecider quelles versions doivent ˆetre conserv´ees et pour
combien de temps, etc. Dans notre approche, certains de ces aspects sont inf´erésà
partir des d´eclarations ; d’autres aspects peuvent ˆetre déclarés explicitement.

Le travail décrit dans ce chapitre a ´eté réalisé en collaboration avec Eug`ene-Nicolae
Volanski, Charles Consel et Crispin Cowan de l’Oregon Graduate Institue. Dans la section
5.1, nous introduisons le paradigme de classe de sp´ecialisation et nous d´ecrivons de mani`ere
informelle leur sémantique. Nous d´ecrivons dans la section 5.2, un exemple d’application
des classes de sp´ecialisationà la spécialisation d’un syst`eme de fichier. Dans la section 5.3,
nous présentons un sch´ema de compilation appliqu´e au langage Java. La section 5.4 est
consacr´ee aux aspects relatifs au support d’ex´ecution. Nous concluons dans la section 5.5.

5.1 Les classes de spécialisation

Nous proposons une extension aux langages orient´es objet permettant d’exprimer la
spécialisation d’une fa¸con déclarative. Dans notre approche, l’utilisateur d´eclare quels com-
posants du programme sont sp´ecialisables et pour quels contextes. Dans le cadre d’un lan-
gage orient´e objet, cela revient `a indiquer quelles m´ethodes sont sp´ecialisables, et par rap-
port à quelles variables.̀A partir de ces d´eclarations, un compilateur d´edié détermine com-
ment les versions sp´ecialisées sont produites et g´erées. Le r´esultat de la compilation est
une version ´etendue du programme initial, capable de d´eclencher la sp´ecialisation quand
nécessaire, et de remplacer les versions sp´ecialisées d’une mani`ere transparente.

L’unit é de déclaration est laclasse de sṕecialisation. Elle enrichit l’information concer-
nant une classe existante. Le rapport entre les classes normales et les classes de sp´ecialisa-
tion est défini par une forme d’h´eritage reposant sur lesclasses de prédicatsintroduites par
Chambers [27]. Une cons´equence importante de cette technique est la possibilit´e d’expri-
mer la spécialisation incr´ementale [33] par l’h´eritage entre les classes. Dans cette optique,
la spécialisation d’une classe n’est pas fix´ee — elleévolue au fur et `a mesure que les valeurs
de spécialisation deviennent disponibles.

Pour configurer une application `a un contexte d’utilisation donn´e, il suffit de déclarer
séparément une classe de sp´ecialisation. Le comportement dynamique concernant la sp´e-
cialisation est d´erivé de ces d´eclarations par le compilateur de classe de sp´ecialisation. Dans
la suite de ce chapitre, nous pr´esentons un processus de compilation pour le langage Java.
Cependant, le paradigme des classes de sp´ecialisation est relativement ind´ependant d’un
langage donn´e et peut ˆetre appliqu´eà d’autres langages objets.

La syntaxe des classes de sp´ecialisation est d´ecrite dans la figure 5.1. Cette syntaxe est
définie comme une extension `a Java : les non-terminaux qui ne sont pas d´efinis (identifier,
integer, classname, variablename, methodname, methodprototypeetmethoddefinition)
sont ceux de Java.
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sc decl= [runtime ] specsc name parentdecl [cachedecl] f (pred decl;)+ (methoddecl;)� g
parent decl= specializes[class] classnamej

extends[spec] sc name
pred decl= variable name== valuej

variable namej
sc name variablename

methoddecl= methodprototypej
methoddefinition

cachedecl= cachedcachestrategy[[ integer]]
cachestrategy= LRU j

Amortization j
Priority j
BestFit j
...

sc name= identifier

FIG. 5.1 –Syntaxe des classes de spécialisation

Sémantique des classes de spécialisation

Dans cette section, nous d´ecrivons de mani`ere informelle la s´emantique des classes de
spécialisation.

Dans le langage Java, il existe deux formes de relations entre les classes et les inter-
faces. Premi`erement, une classe (ou une interface) peut ´etendre (extend) une autre classe
(ou respectivement une interface). Deuxi`emement, une classe peut ´egalement impl´emen-
ter (implement) certaines interfaces. Dans ce mˆeme esprit, nous avons d´efini une troisième
forme de relation,specialize, qui permet d’attacher une classe de sp´ecialisationà une classe
standard.

L’ensemble des classes de sp´ecialisation attach´eesà une classeC représente une hi´e-
rarchie de l’ensemble des ´etats de sp´ecialisation atteignables. La classeC est appel´ee la
classe racine. Chaque classe de sp´ecialisation sp´ecialise soit une classe standard, soit ´etend
une autre classe de sp´ecialisation.

Tous les champs (variables et m´ethodes) apparaissant dans une classe de sp´ecialisation
doiventêtre définis dans la classe racine correspondante. En d’autres termes, une classe
de spécialisation ne peut pas ajouter de nouveaux champs `a une classe. Ceci s’explique
par le fait que les classes de sp´ecialisation ne sont pas un moyen d’ajouter de nouvelles
fonctionnalités, mais permettent au contraire d’adapter une classe `a un contexte pr´ecis. Pour
définir le contexte de sp´ecialisation, une classe de sp´ecialisationS impose des contraintes
sur les variables d’une classeC en définissant une liste de pr´edicats sur les ´etats de l’objet.
Un objet de la classeC est consid´eré comme ´etant dans un ´etat de sp´ecialisationS lorsque
tous les pr´edicats de la classe de sp´ecialisationS sont valides. Lorsque c’est le cas, les
méthodes sp´ecialisées définies parS remplacent les versions g´enériques deC.

Un prédicat peut r´eférerà unétat local de l’objet, mais ´egalement `a desétats non lo-
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caux lorsqu’ils expriment des contraintes sur des objets inclus. Dans notre impl´ementation
courante, nous ne consid´erons pas les variables de type tableau ou classe1.

Un prédicat sur une variable non objet peut ˆetre valideà la compilation ou `a l’exécution,
suivant que celui-ci peut ˆetre complètement ´evalué ou non lors de la compilation. La syn-
taxe pour un pr´edicat valide `a la compilation est “variable name==value; ”, dans laquelle
valueest une constante sp´ecifiée lors de la compilation. La syntaxe pour un pr´edicat valide
à l’exécution est simplement “variable name; ”. Ce prédicat est valide pour toute valeur
appartenant au type devariable name.

Par ailleurs, un pr´edicat peut ˆetre également class´e en fonction de sa dur´ee de vie,
c.-à-d., s’il peut ou non changer de valeur lors de l’ex´ecution. Si sa valeur ne peut pas
changer, le pr´edicat est qualifi´e destable. Si sa valeur peut changer, le pr´edicat est qua-
lifi é d’instable. Dans ce dernier cas, le support d’ex´ecution (généré par le compilateur)
est charg´e de détecter les changements d’´etat de sp´ecialisation. Il n’y a pas de distinction,
au niveau syntaxique, entre les pr´edicats stables et instables. En fait, dans un langage tel
que Java, il est simple de d´eterminer statiquement quels pr´edicats ne sont pas susceptibles
d’être invalidés ; il suffit de vérifier que les variables r´eférencées ne sont jamais affect´ees
en dehors des constructeurs.

Un prédicat sur une variable de type objet d’une classeC1 requiert que le (sous-)objet
soit dans un ´etat de sp´ecialisation sp´ecifiqueS1, où S1est unétat de sp´ecialisation pour la
classeC1. Ce prédicat se d´eclare “S1 variablename; ”, de manière similaireà une décla-
ration de type en Java. En fait, on peut consid´erer que la variable est red´efinie en un type
plus précis.

Nous avons fait le choix d´elibéré de restreindre les pr´edicatsà ces formes simples,
parce qu’elles sont directement exploitables par un sp´ecialiseur de programmes. Ces res-
trictions font que le sp´ecialiseur peut automatiquement g´enérer une version sp´ecialisée
d’une méthodeà partir de sa version g´enérique. Toutefois, il est `a noter que la syntaxe per-
metégalement `a un utilisateur de sp´ecifier l’utilisation d’une méthode Java pour le cas o`u
la spécialisation serait faite manuellement.

Les constructions que nous avons d´ecrites précédemment permettent la d´eclaration du
comportement du programme vis-`a-vis de la sp´ecialisation. Il est ´egalement possible d’in-
fluencer le comportement de la sp´ecialisationà l’exécution via les mots-cl´e runtime et
cached . Leur signification est d´etaillée dans la section 5.4.

5.2 Sṕecialisation d’un syst̀eme de fichier

Pour illustrer l’utilisation des classes de sp´ecialisation, nous prenons comme exemple
l’optimisation d’un syst`eme de fichiers par sp´ecialisation incr´ementale telle quelle l’a ´eté
décrite dans [84]. Cette exp´erimentation a ´eté réalisée sur le syst`eme de fichiers de HP-UX.
Dans cette ´etude, un certain nombre de pr´edicats stables et instables2 ont été recens´es et
exploités par sp´ecialisation manuelle, avec de tr`es bons r´esultats. La validit´e des versions
spécialiséesétait assur´ee par des fragments de code appel´esgardes, insérés manuellement

1. Le programme Java peut contenir des tableaux ou des variables de type classe. Toutefois, celles-ci ne peuvent
pasêtre référencées au sein d’un pr´edicat.

2. Dans cette ´etude, les pr´edicats stables et instables ´etaient appel´es respectivement invariants et quasi-
invariants.
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dans le source du syst`eme. Les gardes ´etaient responsables `a la fois de l’installation des
versions sp´ecialisées et de la restauration des versions g´enériques.

L’exemple présenté ci-dessous est un fragment de programme Java, directement inspir´e
du système de fichier de HP-UX. Nous d´efinissons une classe de sp´ecialisation pour l’objet
principal, et nous montrons comment la gestion des versions sp´ecialisées est d´erivée des
déclarations.

Les paradigmes cl´es d’un syst`eme de fichiers de type Unix sont le fichier et l’inode3.
Deux structures de donn´ees implémentent ces entit´es : le descripteur de fichier et le descrip-
teur d’inode. En fait, le concept de fichier Unix est une abstraction tr`es générale pour des
flots de caract`eres (character streams). Il couvre beaucoup plus que les fichiers habituels
sur le disque, car il inclut : des sockets, des p´eriphériques, des tuyaux (pipes), etc. Le type
précis du fichier n’est pas m´emorisé dans le descripteur de fichier, mais dans le descripteur
de l’inode correspondant, qui est r´eférencé dans chaque descripteur de fichier.

Un descripteur d’inode (voir figure 5.2) contient, entre autres ´eléments, l’information
de type et des droit d’acc`es. En fait, l’information de type (qui est m´emorisée à la fois
dans le drapeaupipe et dans le masquemode) ne change jamais apr`es la création de
l’inode. Les droits d’acc`es (qui font aussi partie demode) peuventêtre chang´es par la
méthodechmod() . Les fonctions les plus importantes de l’inode sont les m´ethodes de
lecture et d’écriture (la méthodewrite() est omise dans la figure). La m´ethode de lecture
est générique dans le sens o`u elle contient des instructions pour les diff´erents type d’inodes.

La figure 5.3 pr´esente la d´efinition d’une classe de sp´ecialisation qui instancie la d´efini-
tion générique de l’inode pour le cas d’un fichier sur disque, accessible uniquement en lec-
ture (read-only). Ainsi qu’il l’a été montré dans [84], cette sp´ecialisation permet d’obtenir
un facteur d’acc´elaration de 3, par ´elimination des contrˆoles portant sur le type de l’inode
et sur l’accès en exclusion mutuelle. La classe de sp´ecialisation sp´ecifie qu’à chaque fois
que les variables de l’inode contiennent les valeurs pr´ecisées, toute op´eration de lecture
doit invoquer une version sp´ecialisée par rapport `a ces valeurs. Si l’´etat change `a nouveau,
la version générique doitêtre réinstallée.

5.3 Compilation des classes de spécialisation

Le compilateur prend en entr´ee une classe Java et un ensemble de classes de sp´eciali-
sation. Il produit une nouvelle d´efinition de classe qui encapsule le comportement vis-`a-vis
de la spécialisation. Nous d´etaillons maintenant le processus de compilation sur l’exemple
précédent de sp´ecialisation de l’inode.

Le compilateur scinde les fonctions de l’objet inode original en plusieurs objets (voir
figure 5.4). Unobjet encapsulant(défini en figure 5.5) reproduit les fonctions d’origine de
l’inode, à la différence pr`es qu’il délègue les appels aux m´ethodes sp´ecialisables vers un
objet impĺementation. En fait, deux objets impl´ementations sont g´enérés : un objet g´ené-
rique (voir figure 5.6) et un objet sp´ecialisé (voir figure 5.7), qui correspond `a la classe de
spécialisationReadFileInode (voir figure 5.3).

Les objets impl´ementation sont abstraits par une interface nomm´eeMutable (voir
figure 5.8). L’objet inode est ´etendu par le compilateur de fa¸conà intégrer ce niveau d’abs-

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

public Inode(short mod,booleanpip) f == constructeur
mode = mod;
pipe = pip;

g

public void chmod(short mod)f =� change le mode d’acc`es
(rwx bits)�=

== ... vérifications diverses
mode = (mode &�RWX BIT) j mod;

g

public int read()f == lecture d’un octet
== Version générique: fichier disque, pipe, pilote
== ... vérification du droit de lecture

g
g;

FIG. 5.2 –La définition d’origine de l’inode

specReadOnlyInodespecializes classInodef
mode == IREGULAR j R BIT;
pipe == false;

read();=� produit une version simplifiee:
fichier disque, lecture�=

g

FIG. 5.3 –Une classe de spécialisation pour l’in-
ode
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. . .
generiques
methodes methodes

specialisees

implementation
Objets-

methodes

Inode d’origine encapsulant

variables

Objet
variables

methodes fixes
delegation

FIG. 5.4 –L’inode compiĺe

traction. Il inclut une nouvelle variable,scImpl 4, qui réfère à l’objet implémentation
courant. La m´ethode sp´ecialisableread() de l’objet encapsulant est remplac´ee par une
méthode de d´elégation qui invoque tout simplement l’objet impl´ementation courant. Pour
que les m´ethodes sp´ecialisables puissent acc´eder aux champs d’origine de l’inode, une r´e-
férence arri`ere vers l’objet encapsulant (la variablescEncl ) est introduite ; toute r´eférence
à ces champs (viathis ) dans les m´ethodes sp´ecialisables est substitu´ee par une r´eférence
à l’objet encapsulant (viascEncl ).

Afin de détecter des changements d’´etat qui peuvent changer l’impl´ementation cou-
rante, les affectations de la variablemodesontgardées: toute affectation `a cette variable est
substituée par un appel `a une nouvelle m´ethode, nomm´eescSet mode() . En plus de l’af-
fectation proprement dite, cette m´ethode vérifie si la nouvelle valeur invalide les m´ethode
spécialisées. En cas d’invalidation de l’´etat de sp´ecialisation, la m´ethodescNotify()
est appel´ee pour d´eterminer une nouvelle classe de sp´ecialisation. Plus pr´ecisément, elle
procède par ´evaluation de chaque classe de sp´ecialisation associ´eeà l’inode, et vérifie si les
prédicats sont valides. Quant une classe de sp´ecialisation est trouv´ee (en dernier recours, on
sélectionne la version g´enérique), l’implémentation courante est mise `a jour via la méthode
privéescSwitchToImpl() .

Lorsque l’implémentation est chang´ee,scSwitchToImpl() produit une nouvelle
instance deInodeImpl ou ReadFileInodeImpl . Dans l’exemple de l’inode, toutes
les méthodes sp´ecialisées sont produites lors de la compilation. Dans le cas d’une sp´eciali-
sationà l’exécution, le constructeur d’une nouvelle impl´ementation invoquerait le sp´ecia-
liseurà la volée.

On peut remarquer que les affectations `a la variablepipe ne sont pas gard´ees, mˆeme si
celle-ci est impliqu´ee dans un invariant ; une simple analyse statique a d´eterminé que cette
variable n’est jamais affect´ee en dehors des constructeurs.

Les affectations dans les constructeurs ne sont gard´ees non plus, car l’´etat n’est pas
encore compl`etement initialis´e. En revanche, les constructeurs sont ´etendus pour appeler
la méthodescNotify() juste avant le retour. En effet `a ce stade, l’initialisation de l’´etat

4. Comme convention de nommage, tous les champs (variables ou m´ethodes) introduits par le compilateur
commencent avec le pr´efixe “sc ”.
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public classInodeextendsObjectimplementsMutablef
== copie les variables d’origine:
short mode;== bits ’rwx’ + periph.=fichier
booleanpipe;== Vrai pour un pipe

== rajoute quelques nouvelles variables:
InodeImpl scImpl;== implémentation courante
List scClients;== liste des clients ’Mutable’

== reecrit les constructeurs:
public Inode(short mod,booleanpip) f
== copie le corps d’origine:
mode = mod;
pipe = pip;

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

g

== copie les m´ethodes d’origine, tout en
== réécrivant les affectations `a ’mode’
void chmod(short mod)f
== : : : diff érents tests
scImpl.scSetmode((mode &�RWX BIT) j

mod);
g

== implémente l’interface Mutable:
public void scNotify() f
== Détermine une nouvelle classe de
== spécialisation
if (mode == (IREGULAR j R BIT) &&

!pipe)
scSwitchToImpl("ReadOnlyInode" );

else
scSwitchToImpl("Inode" );

== propage la notification vers les clients:
scClients.scNotify();

g
protectedvoid scSwitchToImpl(String spec)
f: : :g

public void scAttach(Mutable m)
f: : :g == rajoute un client

public void scDetach(Mutable m)
f: : :g == supprime un client

public booleanscIsA(String spec)
f: : :g == inspecte l’état

== délègue les m´ethodes sp´ecialisables:
public int read()f return scImpl.read();g

g;

FIG. 5.5 –L’objet encapsulant de l’inode

import sclib.�;

classInodeImplextendsImpl f
== partie fixe pour impl´ementations g´enériques:
protected Inode scEncl;== l’objet encapsulant
public InodeImpl(Inode i)f == constructeur

scEncl = i;
g

== gardes:
short scSetmode(short new mode)f

scEncl.mode = newmode;== l’affectation
if (new mode6= I REGULAR j R BIT)

scEncl.scNotify();== informe l’Inode
return new mode;

g

== méthodes sp´ecialisables:
int read()f

== Version générique:
== avec ’scEncl’ substitu´e pour ’this’

g
g;

FIG. 5.6 –L’implémentation ǵeńerique de l’inode

import sclib.�;

classReadFileInodeImplextendsInodeImplf
== redéfinition des gardes:
== (ici aucune)

== redéfininition des m´ethodes specialisables:
int read()f
== : : : version simplifiée:
== fichier disque, read-only

g
g;

FIG. 5.7 – L’implémentation sṕecialiśee de l’in-
ode
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packagesclib;

public interface Mutablef
public void scNotify();
private void scSwitchToImpl(String sc);
public void scAttach(Mutable m);
public void scDetach(Mutable m);
public booleanscIsA(String sc);

g;

FIG. 5.8 –L’interfaceMutable

est achev´ee, et donc l’impl´ementation courante peut ˆetre choisie de mani`ere appropri´ee.

5.4 Aspects relatifs au support d’ex́ecution

Toute instance de l’objet sp´ecialisable (le fichier, dans notre exemple) commence son
exécution avec l’implémentation la plus g´enérique. Les affectations aux champs des pr´edi-
cats instables, effectu´ees par l’interm´ediaire des gardes, change ´eventuellement l’implanta-
tion de cette instance.

Il est à noter que diff´erentes instances de l’objet sp´ecialisable changent d’implantation
de manière indépendante. Le seul surcoˆut introduit dans le chemin critique par la gestion
de plusieurs impl´ementations sp´ecialisées est un appel de m´ethode virtuelle. Le surcoˆut des
gardes est pay´e uniquement lors du changement des pr´edicats instables — une op´eration
censéeêtre peu fréquente.

5.5 Conclusion

Les classes de sp´ecialisation constituent une approche d´eclarativeà la spécialisation de
composants logiciels. Elles permettent au programmeur de sp´ecifier d’une mani`ere simple
et élégante quels composants d’une application sont `a spécialiser et pour quels contextes
d’utilisation. Cette approche englobe dans un mˆeme cadre diff´erentes techniques de sp´e-
cialisation existantes (`a la compilation, `a l’exécution, manuelle ou automatique, incr´emen-
tale, . . . ). Enfin, le processus de sp´ecialisation est d´ecrit de mani`ere séparée au programme
d’origine, ce quiévite l’introduction d’erreurs `a la suite d’une modification.

Nous appliquons actuellement les classes de sp´ecialisationà l’optimisation des biblio-
thèques standard Java, notamment en ce qui concerne le graphique et le r´eseau. Notre ap-
proche consiste `a traduire vers du C, le code Java produit par le compilateur de classes
de spécialisation. Le code C est ensuite sp´ecialisé par Tempo. Dans ce but, nous avons
conçu un environnement Java, appel´e Harissa [70]. Harissa offre un translateur de code
intermédiaire vers C et un support d’ex´ecution qui permet de m´elanger au sein d’un mˆeme
programe du code interpr´eté et compilé.
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Les classes de sp´ecialisation ont ´eté conçues afin d’optimiser des composants syst`eme
génériques [35]. Nous ´etudions leur application sur un sous-ensemble du langage C++ avec
pour objectif de sp´ecialiser les IPC de CHORUS. L’int érêt de cette approche est de pouvoir
exploiter des opportunit´es d’optimisation relatives `a des pr´edicats instables et qui requi`erent
une spécialisationà l’exécution. Par cons´equent, les classes de sp´ecialisation repr´esentent
une approche compl´ementaire aux strat´egies d’optimisation par hi´erarchie de classes uti-
lisées jusqu’`a présent dans les syst`emes 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 une d´emarche verticale pour d´ecrire notre contri-
bution. À partir d’un problème précis, à savoir la conception d’un syst`eme tolérant les
fautes, nous avons abord´e la problématique de la conception de syst`emes extensibles, puis
nous avons propos´e des solutions `a la construction de syst`emes adaptatifs via la conception
de composants syst`emes sp´ecialisables.

Notre expérience montre que la conception de syst`emes extensibles et adaptatifs ne
relève pas d’un domaine unique, ou plutˆot que les solutions sont `a rechercher dans la fer-
tilisation croisée de plusieurs domaines de recherche qui vont de la conception de noyaux
jusqu’à la transformation de programmes.

Nous concluons la pr´esentation de notre travail en d´ecrivant les perspectives offertes
par la conception de syst`emes extensibles et adaptatifs.

Syst̀emes extensibles

Le concept de micro-noyau a repr´esenté une premi`ere proposition `a la construction de
systèmes modulaire et extensibles. Bien que ce concept ait prouv´e son intérêt, sa viabilité
d’un point de vue industriel est plus discutable. Dans le domaine des syst`emes embarqu´es
ou spécifiques, deux micro-noyaux, Chorus [44] et Qnx [49], sont commercialis´es. Leur
succès est entre autres dˆu à leur degr´e élevé de modularit´e interne, ce qui permet de confi-
gurer le noyau aux besoins pr´ecis des applications.

Dans le domaine des syst`emes d’usage g´enéral, l’utilisation des micro-noyaux se solde
par unéchec relatif.̀A notre connaissance, plusieurs syst`emes industriels de type Unix ont
été implémentés 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 le d´esavantage majeur d’offrir des performances sensiblement
inférieures `a celles d’un syst`eme monolithique [37]. On peut citer ´egalement l’exp´erience
du projet Workplace chez IBM dont l’objectif ´etait de remplacer l’ensemble des syst`emes
maison (OS/400, OS/2, AIX). Ce syst`eme devait ˆetre multi-personnalit´e et apte `a s’exécuter
sur les différentes machines du constructeur depuis le portable jusqu’au mini-ordinateur. Ce
projet n’était pas un projet de recherche, mais un r´eel projet de d´eveloppement reposant sur
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les travaux de D. Julin sur la version multi-serveur de Mach/BSD [97]. Le projet a ´eté
arrêté principalement pour des raisons de performances, notamment en raison du coˆut du
changement d’espace d’adressage entre tˆaches [86]. Une deuxi`eme raison de leur ´echec
réside dans les conflits entre les diff´erentes s´emantiques des personnalit´es syst`eme ; ceci
rend complexe la conception d’une structure de syst`eme qui préserve la performance [41].

Pour autant, il existe un r´eel besoin d’extensibilit´e dans les syst`emes d’usage g´ené-
ral. Certains m´ecanismes tels que la tol´erance aux fautes, la migration de processus ou le
support du multimedia ne sont pas int´egrables simplement dans un syst`eme d’usage g´e-
néral [73]. D’une part, ces m´ecanismes sont tr`es spécifiquesà une classe d’application
donnée ; ils ne sont par cons´equent utiles qu’`a peu d’utilisateurs. D’autre part, les choix
d’implémentation d’un m´ecanisme donn´e sontégalement tr`es dépendants des besoins de
l’application. Il en résulte qu’il est tr`es difficile de choisir et d’int´egrer une unique impl´e-
mentation dans le noyau.

Pour les raisons cit´ees plus haut, notre travail sur DP-Mach et d’autres propositions
récentes dans le domaine des noyaux de syst`emes extensibles [16, 40] visent `a offrir des
extensions de granularit´e fine, relatives `a une application ou un groupe d’applications don-
nées. Une deuxi`eme tendance vise `a ce que les interfaces export´ees soient de plus en plus
proche du coeur du noyau, voire de la machine physique. Il en d´ecoule des probl`emes de
sûreté des extensions qui ne peuvent pas toujours ˆetre résolus par les techniques classiques
de protection reposant sur le mat´eriel. C’est un des probl`emes que r´esoud la sp´ecialisation
automatique de composants syst`eme.

Spécialisation de composants système

La spécialisation de composants g´enériques est une technique qui reconcilie les objec-
tifs contradictoires de g´enéralité et de performance. Elle permet d’adapter un composant
logiciel à un contexte d’utilisation pr´ecis. Le premier b´enéfice est un gain de performance,
puisque les op´erations g´enériques sont ´eliminées dans le programme r´esiduel. En outre,
lorsque la sp´ecialisation est automatique, elle pr´eserve la s´emantique du programme g´ené-
rique et son degr´e de sˆureté. Cette propri´eté permet la r´eutilisation de composants syst`eme
existants, donc matures et d’un degr´e de sˆureté satisfaisant.

La problématique de l’utilisation d’un sp´ecialiseur (tel que l’´evaluateur partiel Tempo),
réside dans l’aptitude de cette technologie `a traiter des composants syst`eme réels. Le pro-
blème est relatif d’une part `a la taille des logiciels, et d’autre part `a la complexité des
constructions du langage C g´enéralement utilis´ees par les programmeurs syst`eme.

À ce titre, notre ´etude sur la sp´ecialisation du RPC de Sun apporte une contribution
importante. Nous montrons que l’´evaluation partielle peut ˆetre appliqu´eeà un langage aussi
complexe que C, et qu’il est possible de traiter du code syst`eme réel non-sp´ecifiquement
écrit en vue de la sp´ecialisation. Ceci montre que l’´evaluation partielle entre dans une phase
de relative maturit´e. On peut donc penser que notre technologie va sortir des laboratoires
de recherche pour pouvoir ˆetre appliqu´ee dans l’industrie. D’ores et d´ejà, plusieurs soci´etés
se sont port´ees candidates pour ´evaluer l’utilisation de Tempo dans le d´eveloppement de
leur produits.

À court terme, notre ´etude sur le RPC peut ˆetre utilisée pour optimiser des applica-
tions distribuées réelles. Des candidats int´eressants sont par exemple PVM ou le syst`eme
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de gestion de fichiers NFS. En compl´ement, il est ´egalement envisageable de sp´ecialiser
les protocoles r´eseau faisant partie du noyau (ex., TCP/IP, les pilotes d’E/S). Ces proto-
coles poss`edentégalement une structure en couche et sont analogues aux protocoles que
nous avons sp´ecialisés. Notre exp´erience est par cons´equent g´enéralisable `a la totalité d’un
sous-syst`eme réseau, ce qui permettrait de g´enérer des composants r´eseaux sp´ecifiques aux
besoins d’une application donn´ee.

À plus long terme, un objectif ambitieux est de construire un syst`eme complet reposant
sur des composants sp´ecialisables. Au moins deux voies s’ouvrent actuellement `a notre ré-
flexion. Une premi`ere approche est de consid´erer l’étude d’une biblioth`eque de composants
système existants telle que la biblioth`eque Flux [42]. Cette approche serait assez similaire
à notreétude sur le RPC, puisqu’elle consisterait `a exhiber les opportunit´es de sp´ecialisa-
tion sur des composants ´ecrits en C. Une seconde approche r´eside dans la sp´ecialisation
de composants syst`emeécrits dans le langage Java. En raison de sa propret´e, ce langage
remporte un succ`es dans de nombreux domaines d’applications, notamment dans l’impl´e-
mentation de syst`emes d’exploitation (ex., Java OS). De part le caract`ere orienté-objet du
langage, et la rapidit´e de développement impos´ee par ce domaine en pleine expansion, les
composants logiciels Java ne sont pas encore optimis´es et rec`elent de multiples possibilit´es
de spécialisation. Cette seconde approche est par cons´equent particuli`erement prometteuse.
Pour ce faire, nous ´etudions la sp´ecialisation de programmes C g´enérés par le traducteur
de code interm´ediaire Java vers C que nous avons d´eveloppé dans Harissa [70]. Plus pr´e-
cisément, nous enrichissons les analyses impl´ementées dans Tempo afin que celui-ci traite
efficacement les constructions sp´ecifiques au support des objets.

Vers une ǵenéralisation des classes de spécialisation

Dans l’état actuel de notre technologie, Tempo peut ˆetre consid´eré comme un moteur de
spécialisation : son utilisation peut ˆetre parfois difficile, lorsque diff´erents types de sp´ecia-
lisation (à la compilation et `a l’exécution) sont utilis´es conjointement au sein d’une mˆeme
application. Pour simplifier le contrˆole de la sp´ecialisation, nous avons introduit un forma-
lisme, les classes de sp´ecialisation, qui permet `a un utilisateur de d´eclarer le comportement
de la spécialisation de mani`ere indépendante du programme.

En fait, les classes de sp´ecialisation 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 opportunit´es de sp´ecialisation, gestion/guidage du sp´ecialiseur,
qui permettent de d´ecrire les trois phases du processus d’adaptation. Certaines facettes de
ce langage sont relativement simples, notamment celle relative `a l’observation du contexte.
En fait, ce langage est d´edié à la description du processus d’adaptation pour une classe
d’applications ne n´ecessitant que des actions de sp´ecialisation.

Dans le futur, nous envisageons d’enrichir ce langage pour d´ecrire des possibilit´es
d’adaptation plus complexes. Le domaine d’application vis´e est notamment celui des t´e-
lécommunications. Dans ce contexte, les applications ont une dur´ee de vie assez longue
et doiventêtre reconfigur´ees pour suivre les besoins de l’exploitation. Ceci demande de
pouvoir décrire des actions d’adaptation relatives par exemple au redimensionnement de
l’application ouà la migration de processus. L’int´erêt de cette approche est de ne pas modi-
fier le programme original ; le processus d’adaptation est d´eclaré indépendamment et peut
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être aisément modifié au cours de l’´evolution du syst`eme. Nous esp´erons ainsi faciliter le
développement de syst`emes complexes.
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[10] M. Banâtre, P. Heng, G. Muller, and B. Rochat. How to design reliable servers
using fault tolerant micro-kernel mechanisms. InUSENIX Mach Symposium, pages
223–231, Monterey, California, novembre 1991.



76 G. Muller
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[67] G. Muller, M. Banâtre, N. Peyrouze, and B. Rochat. Lessons from FTM: an expe-
riment in the design & implementation of a low cost fault tolerant system.IEEE
Transaction on Reliability, pages 332–340, juin 1996. Extended version available as
IRISA research report 913.

[68] G. Muller, M. Hue, and N. Peyrouze. Performance of consistent checkpointing in a
modular operating system: Results of the FTM experiment. In K. Echtle, D. Ham-
mer, and D. Powell, editors,Dependable Computing - EDCC1, volume 852 ofLNCS,
pages 491–508, Berlin (Allemagne), octobre 1994. Springer Verlag.

[69] G. Muller, R. Marlet, E.N. Volanschi, C. Consel, C. Pu, and A. Goel. Fast, optimi-
zed Sun RPC using automatic program specialization. InProceedings of the 18th
International Conference on Distributed Computing Systems, Amsterdam, The Ne-
therlands, mai 1998. IEEE Computer Society Press. To appear.

[70] G. Muller, B. Moura, F. Bellard, and C. Consel. Harissa: A flexible and efficient Java
environment mixing bytecode and compiled code. InProceedings of the 3rd Confe-
rence on Object-Oriented Technologies and Systems, pages 1–20, Portland (Oregon),
USA, juin 1997. Usenix.

[71] G. Muller and N. Peyrouze. Providing fault-tolerance through inheritance facility. In
ECOOP’93 Workshop on Object-Based Distributed Programming, Kaiserslautern,
juillet 1993.

[72] G. Muller, B. Rochat, and P. Sanchez. A stable transactional memory for building ro-
bust object oriented programs. InEuroMicro 91, pages 359–364, Vienne (Autriche),
septembre 1991.

[73] G. Muller and P. Sens.Placement Dynamique et Répartition de Charge : application
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