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Résumé

Ce document traite du probleme, toujours actuel, de I’unification des paradigmes
de programmation locale et de programmation distribuée. Apres une définition de cette
notion d’unification, nous présenterons cing caractéristiques des systéemes distribués
que nous considérons comme fondamentales : les pannes partielles, la concurrence, la
confiance, la mémoire répartie et la latence. Nous verrons comment ces caracteristiques
peuvent étre prises en charge de fagon transparente dans un but d’unification ainsi que les
contraintes imposées par une telle transparence.

Nous présenterons ensuite nos contributions dans le domaine de la prise en charge de
la caractéristique de la mémoire répartie au travers de la bibliotheque de communication
JToe. Par ailleurs, nous avons contribué a la prise en charge de la latence par I’introduc-
tion transparente d’asynchronisme dans une application orientée objets. Nous verrons les
possibilités offertes par ce nouvel asynchronisme et nous prouverons, a I’aide du 7-calcul,
le respect de la sémantique séquentielle de I’application synchrone d’origine.

Ces travaux nous amenent a proposer un nouveau modele original de programmation
concurrente : les bouquets d’activations.

Mots-Clefs : Systémes distribués, programmation concurrente, bouquets d’activations,
unification, transparence, w-calcul, asynchronisme.

Abstract

This dissertation deals with the unification of the local and distributed computing
models. After defining this concept of unification, we will describe five characteristics
of distributed systems that we believe are essential : partial failures, concurrency, trust,
distributed memory and latency. We will show how this characteristics can be managed
transparently to provide the unification as well as the constraints imposed by this transpa-
rency.

Next, we will present our contributions in distributed memory management through
the JToe library. Furthermore, we have contributed to latency management by introdu-
cing transparent asynchronism in object oriented applications. We will describe what this
new aynchronism allows and prove, using w-calculus, that the sequential semantic of the
original synchronous application is conserved.

This work leads us to propose a brand new concurrent programming model : bouquets
of activations.

Keywords : Distribued systems, concurrent programming, bouquets of activations, unifi-
cation, transparency, w-calculus, asynchronisme.
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Faux départ

De tout temps et & jamais, I’homme a toujours distribué les taches qu’il devait accom-
plir...

On assiste depuis quelques années a la multiplication des réseaux de toutes sortes. Cela
souléve naturellement la question de I’exploitation de ces réseaux dans un contexte dis-
tribué. ..

Pour satisfaire I’accroissement de la demande en terme de capacité de calcul. ..
L’augmentation des puissances de calcul mais aussi des capacité de communication des
machines modernes. ..

Aujourd’hui, rares sont les ordinateurs isolés. S’appuyant sur cette observation, de nom-
breux projets tentent de permettre I’exploitation . ..

Un grand nombre d’applications de calcul scientifique nécessitent des ressources de calcul
et de mémoire sans cesse croissantes. ..

...Pas mieux ...



Introduction

DNS, WEB, LDAP, NFS, Seti@Home, IMAP. .. autant de technologies et d’applica-
tions distribuées connues par le plus grand nombre et pour certaines par le grand public.
Les applications distribuées constituent le cceur de I’informatique moderne telle qu’on la
connait depuis I’ere Internet. On désigne communément sous le terme de systeme dis-
tribué le ou les outils qui permettent le développement et/ou le déploiement de telles
applications. Mais de quoi s’agit-il ?

On trouve dans la littérature différentes définitions, parfois contradictoires, de ce
qu’est un systéme distribué. Coulouris, Dollimore et Kindberg dans Distributed Systems :
Concepts and Design [33] considerent qu’il s’agit d’un ensemble de composants situés
sur des machines connectées par un réseau et qui utilisent I’envoi de messages comme
seul moyen de coordination et de communication. Le World Wide Web, qui correspond a
cette définition, n’est pourtant pas considéré comme un systeme distribué par Tanenbaum
et Van Steen dans Distributed Systems : Principles and Paradigms [125]. Pour eux, un
systeme distribué doit apparaitre aupres de ses utilisateurs comme un systeme cohérent
unique. Or les utilisateurs du Web voient bien que les documents qu’ils consultent sont
situés a différents endroits et sont gérés par différents serveurs. Ce n’est donc pas a leurs
yeux un systeme distribué.

Ces deux exemples montrent qu’aucune définition ne fait I’unanimité. Il existe cepen-
dant un certain nombre de particularités typiques des systemes distribués. Waldo, Wyant,
Wollrath et Kendall, dans I’article A Note on Distributed Computing [143] proposent
quatre caractéristiques fondamentales des systémes distribués qui les différencient des
systemes que nous dirons locaux :

la concurrence;

les pannes partielles;

la mémoire répartie;
la latence.

La prise en charge de ces caractéristiques lors du développement d’une application né-
cessite la présence de constructions spécifiques au sein du paradigme de programmation.
Cela induit des différences au niveau des paradigmes de programmation entre paradigmes
de programmation locale et de programmation distribuée. Ces caractéristiques posant un
certain nombre de contraintes au niveau du développement, de nombreux travaux ont
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2 INTRODUCTION

pour objectif de proposer leur prise en charge transparente. Waldo, Wyant, Wollrath et
Kendall [143] parlent alors d’unification : une application écrite selon un paradigme de
programmation unifié pourrait s’exécuter indifféremment sur un systeme local ou distri-
bué.

Se pose alors la question de la faisabilité d’une telle unification. Selon eux, ces quatre
caractéristiques empéchent I’unification du paradigme de programmation locale avec le
paradigme de programmation distribuée. D’un autre c6té, Spiegel dans Automatic Dis-
tribution of Object-Oriented Programs [117] explique pourquoi, de son point de vue, les
arguments des auteurs précédents ne sont pas fondés. Il considere donc la question de
I’unification des programmations locale et distribuée comme toujours ouverte.

L’objectif de cette these est de se pencher sur cette question de I’unification et com-
ment, a cette fin, gérer de facon transparente les caractéristiques d’un systeme distribué.
Nous décrirons ces caractéristiques et les pistes envisageables pour leur prise en charge
transparente. Nous verrons les compromis qu’une telle transparence impose aux appli-
cations. Nous présenterons également nos contributions dans le domaine de la prise en
charge de la confiance, de la mémoire répartie et de la latence. Avant cela, nous allons
d’abord définir plus précisément ce que nous entendons par unification.

Unification des paradigmes de programmation locale et
distribuée

La notion d’unification n’est jamais explicitement définie méme si Waldo et al. [143]
évoqguent une fusion des paradigmes de communication et de programmation tout en re-
fusant de complexifier la programmation locale. Quant a Spiegel [117], il pense que I’uni-
fication consiste a rendre un systeme distribué transparent.

Pour clarifier cela et fournir une définition de I’unification, nous considérons la notion
de paradigme de programmation et celle de modele d’exécution. Le paradigme de pro-
grammation est défini par I’ensemble des éléments caractéristiques du langage alors que
le modeéle d’exécution représente le contexte dans lequel un programme s’exécute.

On peut avoir un modele d’exécution locale ou distribuée. 1l semble clair qu’un mo-
déle d’exécution distribuée implique I’utilisation d’un ensemble de machines distinctes,
connectées entre elles par un réseau. Un modéle d’exécution locale, au contraire, est ca-
ractérisé par I’utilisation d’une seule machine.

La frontiére entre paradigme de programmation locale et paradigme de programma-
tion distribuée est plus floue. Nous considérerons qu’un paradigme de programmation
distribuée fournit des constructions permettant I’interaction de plusieurs processus dis-
tincts grace a un mécanisme de communication plus ou moins explicite et propose des ou-
tils de gestion des caractéristiques d’un systeme distribué. Nous reviendrons sur celles-ci



dans la prochaine section. Un paradigme de programmation locale peut se définir en op-
position au paradigme de programmation distribuée en ce qu’il ne fournit pas les construc-
tions permettant I’interaction entre plusieurs processus mais seulement la programmation
d’un processus unique dans un espace mémoire unigue. Cependant, nous considérerons
que les paradigmes locaux integrent les mécanismes aujourd’hui communs que sont les
processus légers et les mécanismes de gestion de la mémoire et de la concurrence qui vont
de pair.

Au départ, un paradigme de programmation locale est concu pour un modele d’exé-
cution locale et un paradigme de programmation distribuée pour un modéle d’exécution
distribuée. L’unification consiste a proposer un paradigme de programmation permettant
le développement de programmes capables de s’exécuter naturellement selon les deux
modeles. Si I’on s’interdit de complexifier le paradigme de programmation locale alors
on peut définir I’unification de la programmation locale et distribuée de facon utopique
comme la possibilité de réaliser des programmes selon un paradigme de programmation
locale qui puissent s’exécuter de facon optimale quelque soit le modéle choisi, d’exé-
cution locale ou distribuée. Autrement dit, les caractéristiques spécifiques aux systemes
distribués sont masquées au niveau du langage et leur gestion est reportée au niveau de
la plate-forme d’exécution. Nous désignerons une telle plate-forme comme un systeme
distribué transparent.

Une telle unification transforme toutes les applications existantes développées grace
a un paradigme de programmation locale en applications potentiellement distribuées.
Celles-ci deviennent ainsi capables d’exploiter un ensemble de machines distinctes pour
mener a bien leur exécution. Ceci présente deux intéréts : (1) I’augmentation gratuite des
performances des applications; (2) la rentabilisation d’un parc de machines existant via
leur exploitation dans ce cadre distribué.

Cette unification présente cependant une limite triviale : un systéeme distribué transpa-
rent peut difficielement étre concu a I’aide d’un autre systéme distribué transparent. De
fagcon générale, ce sont toutes les applications intrinséquement distribuées qui ne sont pas
adaptées pour une telle unification. Pour ces derniéres, il est nécessaire d’avoir acces aux
mécanismes spécifiques du distribué et leur écriture ne peut se limiter a I’exploitation de
paradigmes de programmation locaux.

Ainsi, selon le type d’application considéré, il est possible d’aboutir & des conclusions
différentes quant a la faisabilité d’une telle unification. Waldo et al. s’intéressant a des
applications intrinsequement distribuées, concluent naturellement que cette unification est
impossible. Spiegel, au contraire, se penche sur I’exécution d’applications développées
selon un paradigme de programmation locale sur un modele d’exécution distribuée. Cette
cible opposée explique son désaccord.



4 INTRODUCTION

Caractéristiques des systemes distribués

Selon Waldo et al. [143], un systeme distribué posséde quatre caractéristiques fonda-
mentales que nous avons déja évoquées. Nous en ajoutons une cinquieme qui nous parait
pertinente et sur laquelle nous reviendrons plus tard : la confiance. Nous allons mainte-
nant décrire brievement chacune d’entre elles. L’ordre dans lequel nous les présentons
ne reflete aucune importance ou hiérarchie entre ces caractéristiques. Toutes constituent
un obstacle ou une difficulté a I’unification dont nous venons de parler. Pourtant, on peut
remarquer qu’elles ne sont pas toutes de méme nature. Certaines sont directement liées a
des phénomenes physiques, d’autres sont constitutives des systemes distribués ou sont une
conséquence de la distribution. Nous n’avons pas la prétention de croire qu’elles suffisent
totalement a définir un systéme distribué. Cependant, le choix de ces caractéristiques nous
a paru pertinent pour I’étude de I’unification et elles se retrouvent d’ailleurs dans la plu-
part des travaux autour des systemes distribués. Sans limiter ces travaux a I’étude d’une
seule caractéristique, on peut quand méme citer, péle-méle : [20, 24, 64, 66, 95, 135]
pour la latence, [5, 6, 7, 45, 75, 116, 119, 124, 133, 147] pour la mémoire répartie,
[10, 21, 39, 42, 57, 82, 86, 131] pour les pannes partielles, [16, 31, 81, 98] pour la concur-
rence ou encore [27, 53, 113] pour la confiance. Nous reviendrons sur ces différents tra-
vaux lorsque nous entrerons plus en détail dans I’étude de ces caractéristiques au chapitre
suivant.

La latence correspond a un phénomeéne physique. Le transport d’une information d’un
nceud A vers un nceud B sur un réseau nécessite le déplacement d’éléments appartenant
au monde physique : électrons, ondes radio, photons. La vitesse de ces déplacements est
bornée par la vitesse de la lumiére. En pratique, elle est également bornée par I’organi-
sation et I’architecture du réseau : temps de traitement par des routeurs intermédiaires,
temps de négociation du média lorsqu’il est partagé par plusieurs machines, etc. Le dé-
lai induit par I’ensemble de ces phénomeénes physiques et/ou techniques forme ce qu’on
appelle la latence. La latence est une caractéristique intrinseque d’un systéme distribué
de par I’éloignement physique ou topologique des machines mais nous verrons qu’on la
retrouve également dans les environnements d’exécution locaux.

La latence étant une caractéristique liée a des phénomeénes physiques ou matériels,
elle ne peut ni étre masquee, ni étre réduite. On peut faire une bréve comparaison avec la
notion de bande passante, qui représente la quantité de données qui peut transiter sur un
support pendant une période donnée. Si la bande passante entre deux machines est trop
faible par rapport & I’application visée, il est toujours possible de I’augmenter en ajoutant
un lien supplémentaire. Pour autant, la latence de ce lien n’aura pas changé. Nous verrons
donc comment nous accommoder de cette latence et comment en limiter I’impact.

La mémoire répartie est une caractéristique constitutive des systemes distribues.
Chaque machine participant a un systéeme distribué possede sa propre mémoire, son propre
espace d’adressage et éventuellement ses propres périphériques de stockage permanents.
La mémoire de I’ensemble du systéme est donc répartie dans le sens ou une partie des
données se trouve sur un site, une autre partie sur un autre et certaines données peuvent



éventuellement étre dupliquées. La prise en charge de cette répartition implique la mise en
ceuvre de mécanismes de communication pour I’échange de données entre les différents
sites. Cet échange peut étre explicite, par I’utilisation d’une bibliothéque de communi-
cation. Il peut étre abstrait dans la notion d’appel de routine a distance. Il peut enfin
étre implicite dans le cas d’une mémoire virtuellement partagée. Nous verrons les diffé-
rents mécanismes de communication nécessaires a la gestion de cette mémoire répartie.
Nous insisterons particulierement sur les bibliotheques de communication au chapitre 2
et nous présenterons notre contribution dans le domaine du transfert d’objets en Java au
chapitre 3.

Les pannes partielles peuvent étre considérées comme une conséquence de la distri-
bution. Le fait méme qu’un ensemble de machines soit utilise implique que ces derniéres
puissent tomber en panne indépendamment les unes des autres. Cette notion de panne
partielle s’associe a celle de fonctionnement partiel qui peut étre vue comme un atout par
rapport a un systeme local. En effet, si un service est hébergé sur une seule machine, la
panne de celle-ci implique I’arrét du service. Si on imagine qu’il est déployé sur un en-
semble de machines distinctes, il devient alors possible de profiter de la notion de panne
partielle, ou plutdt de fonctionnement partiel, pour maintenir le service méme dans le cas
ou I’une des machines ne fonctionne plus. Nous aborderons les pannes partielles dans les
systemes distribués ainsi que leur prise en charge transparente et les contraintes que cela
impose.

La concurrence correspond au fait qu’un ensemble de machines indépendantes
tentent d’accéder simultanément & une méme ressource ou a un ensemble de ressources
partagées. Il est alors nécessaire de conserver cette ou ces ressources dans un état cohé-
rent. Nous étudierons deux mécanismes permettant cela. Nous verrons que le probléme
de concurrence est déja présent dans les environnements d’exécution locaux a processus
Iégers, ce qui permet de le gérer de fagon transparente dans un environnement d’exécu-
tion distribuée. Nous étudierons les contraintes qu’il est alors nécessaire d’imposer pour
assurer le respect de la cohérence de I’application d’origine.

La confiance entre les différentes machines d’un systeme distribué est un élément
essentiel. Nous ajoutons donc cette caractéristique aux quatre précédentes. Des lors que
I’ensemble des machines participant a un systeme distribué ne sont pas toutes gérées et
administrées par la méme organisation, des problemes de confiance entre ces machines
apparaissent. 1l est nécessaire de proposer des mécanismes pour gérer cette confiance et
assurer une certaine protection en son absence. Nous nous intéresserons particulierement
au déploiement de code et aux problémes spécifiques que cela peut soulever sur ce plan.
Dans ce domaine, nous avons participé a I’élaboration d’une plate-forme a base de cartes
a puce Java gque nous présenterons section 1.3.2 page 23.

La prise en charge transparente des cing caractéristiques décrites ci-dessus est
nécessaire si on souhaite unifier les paradigmes de programmation locale et distribuée
conformément a la définition de I’unification que nous avons donnée précédemment.
Comme on peut le voir figure 1 page suivante, tant que le paradigme de programma-
tion est adapté au modele d’exécution, le role d’une plate-forme d’exécution se limite a
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F1G. 1 — Unification : la plate-forme doit prendre en charge toutes les caractéristiques

faire I’interface entre ces deux éléments. Dans le cas de I’unification, c’est-a-dire si on
souhaite exécuter un programme écrit selon un paradigme de programmation locale dans
un modele d’exécution distribuée, c’est a la plate-forme de prendre en charge toutes les
caractéristiques que nous venons de décrire. Nous allons étudier au chapitre 1 chacune
d’entre elles, comment les prendre en charge de facon transparente ainsi que les consé-
quences de leur masquage éventuel.

Organisation du document

Nos principales contributions dans le cadre de cette thése se situent au niveau de la
prise en charge de la mémoire répartie et de la latence qui sont traitées, respectivement,
dans les parties | et Il de ce document. Néanmoins, dans un soucis de cohérence, il nous
a paru pertinent de traiter chacune des cinq caractéristiques que nous avons énumérées.
Ce traitement fait I’objet du chapitre suivant. Nous y reviendrons plus en détail sur ce que
ces caractéristiques peuvent recouvrir ainsi que sur les outils qui permettent de les gérer et
nous verrons également ce qu’il est possible de faire en terme de masquage pour chacune
d’entre elles.

Les caractéristiques nous ayant les plus particulierement intéréssées au cours de cette
these étant la mémoire répartie et la latence, nous reviendrons donc plus en détail sur



celles-ci pour la gestion desquelles nous avons proposé une bibliothéque de transfert d’ob-
jets et étudié une propriété pour I’ajout automatique d’asynchronisme dans une applica-
tion objets.

Nous reviendrons plus en profondeur sur certains aspects de la prise en charge de
la mémoire répartie au chapitre 2. Nous nous intéresserons en particulier aux messages
actifs et aux appels de routine a distance. Dans ce dernier cas, nous présenterons une
plate-forme qui masque la sémantique des appels distants derriere une syntaxe locale et
les difficultés que cela introduit.

Nous proposons la bibliotheque JToe qui évite ce probleme. Elle explicite la notion de
communication tout en fournissant I’abstraction de I’envoi d’objets. Nous présenterons
JToe au chapitre 3 en justifiant son intérét et nous décrirons un exemple d’implantation
ainsi que des mesures de performances.

Nous détaillerons la prise en charge de la latence par les mécanismes d’appel asyn-
chrone de routine a distance au chapitre 4. Nous verrons les probléemes que peut présenter
le masquage de I’asynchronisme.

Enfin, au chapitre 5 nous proposerons des propriétés sur les programmes permet-
tant d’introduire de I’asynchronisme. Elles sont nommées propriétés de seéparabilité et
d’activabilité. Celles-ci sont des extensions de travaux effectués dans le cadre de la plate-
forme ProActive [65]. Nous montrerons les modifications qu’elles autorisent sur un pro-
gramme et nous prouverons leur validité. Nous aborderons également les possibilités en
ce qui concerne leur détection dans les programmes et nous introduirons, comme pers-
pective de nos travaux, la notion de bouquet d’activations.

En conclusion nous développerons une réflexion sur nos travaux et sur I’enjeu du
masquage dans les systéemes distribués.

Bonne lecture.
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Chapitre 1

Caractéristiques des systemes distribués

Ce chapitre reprend les cing caractéristiques des systemes distribués que nous avons
définies dans I’introduction :

— les pannes partielles;

la concurrence ;
la confiance ;

la mémoire répartie ;
la latence.

Pour chacune d’entre elles, nous décrivons les mécanismes classiques de leur prise en
charge puis nous examinons les possibilités de rendre celle-ci transparente. Nous revenons
sur cette transparence a la section 1.6 page 43.

La mémoire répartie et la latence concernent directement les travaux que nous présen-
tons, respectivement chapitres 3 et 5. Nous reviendrons plus en profondeur sur certains
aspects de ces deux caractéristiques dans les chapitres 2 et 4.

1.1 Prise en charge des pannes partielles

Un systeme distribué exploite un ensemble de machines distinctes qui peuvent tomber
en panne indépendamment les unes des autres. Nous allons nous intéresser ici aux outils
permettant de gérer ces pannes partielles afin d’améliorer la fiabilité ou la disponibilité
d’une application en profitant du fonctionnement partiel induit par les pannes partielles.
Dans la suite de cette section, nous utiliserons le terme processus pour désigner de fagon
géneérique une machine, un service ou tout autre élément constitutif d’un systéeme distribué
qui peut étre soumis a une panne.

Les pannes dans un systeme distribué peuvent étre de différente nature et affecter
divers composants. Une panne peut étre franche, transitoire, intermittente ou byzantine.
Une panne franche correspondra généralement a un crash, c’est-a-dire que le processus

9
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cessera de répondre a toute requéte ou d’émettre des requétes. Dans le cas d’une panne
transitoire ou intermittente, au contraire, la panne apparaitra a un instant donné puis le
processus fonctionnera a nouveau correctement. Enfin, les pannes byzantines sont carac-
térisées par un comportement déviant du processus affecté : ce dernier ne respecte plus sa
specification, soit a cause d’une opération malveillante, soit en raison d’une erreur logi-
cielle ou encore a la suite d’une erreur physique non détectée comme une erreur mémoire.
Quel que soit le type de panne qui apparaisse, une premiére difficulté consiste a la détecter
avant de pouvoir la gérer.

1.1.1 Détection des pannes

En général, un mécanisme de détection de panne dans un systeme distribué décrete un
délai — time out — au dela duquel, si aucune réponse n’a été recue, le processus est consi-
déré comme étant en panne. Dans un systeme synchrone pour lequel le délai maximum de
communication et de traitement d’une requéte est connu, ce systeme détectera les pannes
correctement. Cependant, dans un systeme totalement asynchrone et pour lequel les délais
de réponse ne sont pas prévisibles, comme c’est le cas pour la plupart des systemes distri-
bués, cette méthode ne permettra pas de distinguer un processus en panne d’un processus
trés lent. Ce phénomene abouti a I’impossibilité de la résolution de certains problemes en
présence d’une panne, notamment celui du consensus [50] dans lequel un ensemble de
processus doivent se mettre d’accord sur une valeur commune. Afin de contourner cette
impossibilité, Chandra et Toueg [21] ont propose la définition de détecteur de panne non
fiable. Dans leur modeéle, chaque site posséde son propre détecteur de panne. Ce détecteur
est non fiable, c’est-a-dire qu’un processus peut étre considéré en panne (suspecte) alors
qu’il fonctionne encore. Des processus peuvent étre ajoutés ou supprimes de la liste des
processus suspectés d’étre en panne au fur et @ mesure du temps et cette liste peut étre
différente sur chacun des sites. Chandra et Toueg proposent une catégorisation des détec-
teurs de panne qui permet d’analyser les problémes qui peuvent étre résolus ou non en
fonction du type de détecteur disponible et du nombre maximum de pannes possibles.

On voit apparaitre ici une notion de subjectivité dans la panne. En effet, un détec-
teur de panne peut considérer un processus en panne tandis qu’un autre considéere que
ce méme processus fonctionne. Chandra et Toueg s’intéressent a un modele dans lequel
tous les processus sont reliés entre eux deux a deux par un réseau fiable et ne prennent
en compte que les pannes franches. La détection de pannes byzantines complique encore
les choses, sans compter les pannes réseau. Dans ce dernier cas, deux processus peuvent
mutuellement se détecter en panne alors que chacun continue a fonctionner mais que le
réseau qui les relie est lui-méme en panne ou simplement n’existe plus. C’est par exemple
le cas avec des périphériques mobiles : le déplacement relatif de deux périphériques in-
terrompt leur connexion — distance trop importante ou obstacles a la transmission dans le
cas de réseaux sans fil — sans qu’aucun des deux ne soit en panne. En ce qui concerne la
mobilité, on ne parlera d’ailleurs plus de panne puisqu’il s’agit d’une situation normale.

Nous allons nous intéresser maintenant a la facon d’exploiter une architecture distri-
buée pour éviter les pannes.
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1.1.2 Gestion des pannes partielles

Il est possible d’exploiter les pannes partielles — ou plus exactement le fonctionnement
partiel — afin d’augmenter la fiabilité d’un systéme distribué. Cela peut se faire principa-
lement selon deux mécanismes, la réplication et la sauvegarde de points de reprise.

Dans le cas de la réplication, plusieurs copies d’un méme processus sont organisées
de telle facon que si I’'un d’entre eux tombe en panne, un autre puisse prendre la releve.
Le choix de I’emplacement des réplicas est essentiel. En effet, la panne d’une machine
peut étre compensée par I’utilisation d’une autre mais dans le cas d’une panne réseau, Si
tous les réplicas se situent sur le méme sous-réseau, il est probable qu’aucun ne sera plus
joignable. Il est également possible qu’une panne soit la conséquence d’un phénomeéne
environnemental : tempéte, inondation, incendie, etc. Il est donc intéressant de placer les
réplicas dans des zones geographiquement et topologiquement distinctes [42]. La redon-
dance peut se faire selon un mode actif ou passif. Dans ce dernier cas, plusieurs réplicas
sont disponibles mais un seul est effectivement utilisé. Lors d’une défaillance de celui-ci,
un réplica passif est sélectionné pour le remplacer. Dans le cas de la redondance active,
toutes les requétes sont transmises a tous les réplicas qui traitent chacune d’entre elles.
Cependant, la réponse d’un seul de ces réplicas doit étre fournie, ce qui implique de la
sélectionner. Cette sélection peut se faire soit d’un commun accord entre les réplicas par
un mécanisme d’élection — seul le réplica élu transmet ses réponses —, soit par I’utili-
sation d’un composant de gestion de la redondance chargé de filtrer les réponses et de
sélectionner celles a retransmettre.

La sauvegarde de points de reprise va permettre, en cas de panne, de reprendre I’exécu-
tion d’un ensemble de processus a partir d’un point de reprise précédemment sauvegardé.
La panne d’un ou plusieurs processus provoque I’arrét de tous les processus, leur retour
dans un état globalement cohérent précédemment enregistré, puis le redémarrage, a par-
tir de cet état global, de I’ensemble des processus. La difficulté consiste ici a définir la
notion d’état globalement cohérent [22]. En effet, chaque processus enregistre son propre
état indépendamment des autres. En cas de panne, un processus est remis dans un état cor-
respondant a un point de sauvegarde qu’il aura enregistré. Un état globalement cohérent
assurera que les états des différents processus sont cohérents les uns avec les autres. Par
exemple, si un processus pl a transmis un message a un processus p2, apres une panne et
la restauration des processus, leurs états doivent étre cohérents. C’est-a-dire que, soit p1
n’a pas encore transmis le message et p2 ne I’a pas recu, soit p1 a transmis le message
mais p2 ne I’a pas encore recu. Mais p2 ne doit pas avoir déja recu le message si p1 est
dans un état qui précéde cet envoi de message.

Quelle que soit la technique de gestion de panne choisie — redondance active, passive,
points de reprise —, il est nécessaire de dupliquer, d’une fagcon ou d’une autre, I’état des
différents processus. Dans le cas des points de reprise on enregistrera ces états ainsi que
les messages entre processus sur un support de stockage. Pour la réplication, il faudra
maintenir une cohérence entre les états des différents réplicas, en assurant un ordre de
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réception identique des requétes pour la réplication active ou en effectuant des synchro-
nisations régulieres entre les différents réplicas et le réplica principal pour la réplication
passive. Les contraintes de cohérence peuvent étre relachées selon la sémantique précise
de I’application. Le service DNS [94], par exemple, utilise un mode de réplication pas-
sif. Pour synchroniser leur état, les serveurs DNS secondaires contrélent, a intervalle de
temps régulier, le numéro de version des tables du serveur primaire. Si ce numéro a été
incrémenté, les serveurs secondaires se mettent a jour auprés du primaire. Le mécanisme
permettant le maintien de la cohérence entre les états des serveur primaire et secondaires
est ainsi peu codteux, de par la fréquence réduite de ces mises a jour et de par I’exploita-
tion de cette propriété au niveau du protocole.

Ces méthodes de gestion de panne ne suppriment pas totalement la possibilité d’une
panne ingérable. Ces outils permettent seulement d’augmenter la fiabilité d’un systéme.
En particulier, I’exploitation de ces mécanismes dans un systeme distribué peut contribuer
a fournir une fiabilité plus importante que dans un systéme local. Nous revenons sur leur
exploitation transparente dans la prochaine section.

1.1.3 Conclusion : prise en charge transparente des pannes partielles

On considere géneralement dans un modeéle d’exécution locale, qu’une panne est to-
tale, c’est-a-dire que I’ensemble du systéme tombe en panne. L’exemple le plus simple est
celui d’une coupure électrique. La notion de panne partielle semble donc spécifique aux
systemes distribués, ou du moins est elle mise en exergue par la fréquence importante a
laguelle ce type de panne peut se produire.

La prise en charge transparente des pannes partielles peut se faire sous deux angles
différents. On peut soit exploiter de fagon transparente le fonctionnement partiel du sys-
teme pour augmenter la fiabilité de I’application originelle, soit transformer une panne
partielle en une panne totale, notion déja présente — au moins implicitement — dans un
paradigme de programmation locale.

Considérons une application écrite selon un paradigme de programmation locale. Son
exécution dans un modeéle d’exécution distribuée nécessite, entre autres, son découpage
par la plate-forme d’exécution en n processus P; a P, qui s’exécuteront sur les différentes
machines disponibles. Chaque machine est équipée d’un détecteur de panne non fiable tel
que toute machine en panne est suspectée par le détecteur de panne d’au moins une ma-
chine en fonctionnement au bout d’un temps fini. Lorsqu’un détecteur de panne suspecte
une machine d’étre en panne, il oblige sa propre machine a se mettre en panne, ce qui a
pour effet, entre autres, d’interrompre le ou les processus en cours d’exécution sur cette
machine. On peut se convaincre facilement qu’un tel dispositif garantit que, dés qu’une
machine tombe en panne, toutes les autres machines seront en panne au bout d’un temps
fini. De plus, considérons les états e; a e,, des processus P; a P, au moment de la panne,
volontaire ou accidentelle, de la machine sur laquelle ils se trouvaient. On se convainc
aisément qu’il existe une exécution locale de I’ensemble des processus P; a P, telle que,
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a un instant de cette exécution, ces processus se trouvent dans ces mémes états e; a e,,.
Si on débranche notre machine a cet instant précis, provoquant, de fait, une panne totale,
on se retrouve dans une situation similaire & celle provoquée par le dispositif de gestion
des pannes partielles que nous venons de décrire. S’il existe un état e de I’application
locale d’origine qui correspond a I’état global e; a e,, des processus alors ce mécanisme
de gestion des pannes partielles est bien simulé par la notion de panne totale. C’est ce que
doit garantir la transformation mise en ceuvre par la plate-forme.

Ce mécanisme gere bien les pannes partielles de fagon transparente mais au lieu d’aug-
menter la fiabilité par rapport a un environnement d’exécution local, on la diminue de
fagon importante puisque la panne d’une seule machine parmi »n provoque la panne totale
du systeme. Si la probabilité de panne d’un composant est relativement forte, les appli-
cations risquent de devoir recommencer leur exécution plusieurs fois avant de pouvoir se
terminer sans panne, voire méme n’auront jamais le temps de se terminer.*

Pour limiter ce probléme, on peut envisager la mise en place transparente d’une mé-
thode de gestion de panne. RPC-V [39], par exemple, utilise la réplication pour fournir
un mécanisme d’appel de procédures a distance tolérant les pannes. Cependant, dans ce
cas, seules les procédures sans effet de bord sont gérées, ce qui limite la transparence
puisque I’utilisateur devra s’assurer que les procédures sont bien sans effet de bord avant
de pouvoir I’exploiter. ProActive [10] propose I’utilisation transparente de points de re-
prise. L’état des différents processus de I’application (objets actifs) ainsi que les messages
sont sauvegardés et permettent, aprés une panne, de restaurer I’application dans un état
cohérent.

La gestion transparente des pannes pose certains problémes. Par exemple dans le cas
des points de reprise, si une application interagit avec I’extérieur — acces a un fichier,
affichage d’un message, connexion a un serveur distant —, faut-il refaire ces interactions
apres une panne ou non ? De plus, sans connaitre les spécificités de I’application, on est
obligé de faire des hypothéses pessimistes en ce qui concerne la sauvegarde des points de
reprise ou le maintient de la cohérence entre réplicas. Dans le cas de la réplication active,
par exemple, tous les messages seront retransmis a tous les réplicas dans le méme ordre
alors que certains ne sont peut-étre que de simples consultations sans impact sur I’état du
processus. Vogels, van Renesse et Birman [136] constatent d’ailleurs, dans le cadre du de-
ploiement d’infrastructures proposant une réplication transparente, que cette transparence
n’est quasiment jamais exploitée mais que des solutions spécifiques aux applications sont
mises en place.

1On peut d’ailleurs noter qu’on retrouve ce probléme dans certains paradigmes de programmation non
locale. C’est le cas, par exemple, du standard MPI dans lequel la panne d’un processus au sein d’un groupe
ne peut pas étre gérée par I’application [52].
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1.2 Prise en charge de la concurrence

Un ensemble de processus peuvent partager une ou plusieurs ressources et y acce-
der de facon concurrente. Le maintien d’un état cohérent de ces ressources nécessite la
mise en ceuvre de techniques d’exclusion mutuelle ou peut également se faire par auto-
protection. Nous allons étudier ces deux approches puis nous verrons comment la concur-
rence peut étre gérée de facon transparente dans un systéme distribué.

1.2.1 L’exclusion mutuelle en distribué

Différents mécanismes existent pour garantir I’exclusion mutuelle entre processus
dans le cadre de la programmation locale, comme les sémaphores [38] ou les moni-
teurs [69]. Les parties de programme accédant a la ou les ressources partagées et ne de-
vant étre exécutées que par un seul processus a la fois sont appelées sections critiques.
Chaque section critique est protégée par une structure de données qui dépend du méca-
nisme d’exclusion mutuelle utilisé et que nous appellerons, de fagon générique, verrou.
Avant de commencer I’exécution d’une section critique protégée par un verrou v, un pro-
cessus s’assure qu’aucun autre n’est en train d’exécuter une section critique protégée par
ce méme verrou v. Si ce n’est pas le cas, le processus attend que v redevienne disponible.
C’est le mécanisme d’exclusion mutuelle mis en ceuvre qui assure que ce fonctionnement
est possible en exploitant généralement des primitives de bas niveau de la machine.

Dans le cas d’un modéle d’exécution distribuée, le mécanisme d’exclusion mutuelle
poursuit les mémes objectifs mais ne peut pas reposer sur des primitives de bas niveau. Il
est necessaire d’obtenir un consensus entre les différents processus par la mise en ceuvre
d’un algorithme distribué et, évidemment, par I’échange de messages entre ces proces-
sus. On peut distinguer principalement deux familles d’algorithmes distribués d’exclusion
mutuelle : les algorithmes a base de permission et ceux a base de jeton. L’unification de
ces deux familles étant représentée par les algorithmes centralisés dans lesquels un seul
processus a pour role de coordonner tous les autres [107].

Dans le cas des algorithmes a base de permission, avant de commencer la section cri-
tique protégée par le verrou v, un processus demande a tous les autres la permission de
le faire puis attend que chacun ait répondu. Lorsqu’une telle demande parvient a un pro-
cessus, soit celui-ci ne souhaite pas entrer dans une section critique associée a ce verrou
et dans ce cas renvoi sa permission, soit il souhaite également entrer en section critique
protégée par v et cela aboutit a un conflit. Ce type de conflit peut étre réglé en associant
une date d’émission a chaque message [81].

Dans le cas des algorithmes a base de jeton, un seul et unique jeton par verrou existe et
permet au processus qui le possede d’entrer en section critique. Ce jeton est échangé entre
les processus, soit de fagon continue — le jeton est échangé en permanence entre les pro-
cessus —, soit a la demande — le processus qui souhaite entrer en section critique demande
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le jeton & celui qui le possede. Le fait qu’un seul jeton existe garantit que I’entrée en sec-
tion critique n’est accordée qu’a un seul processus et peut éventuellement permettre a un
processus d’entrer plusieurs fois consécutives en section critique tant qu’il possede le je-
ton. Dans le cas d’un mouvement continu du jeton, les processus sont organisés en anneau
virtuel qui assure que le jeton passera régulierement par chacun d’entre eux. Dans le cas
du jeton a la demande, un processus doit connaitre celui auquel il doit demander le jeton,
par exemple dans [98], a I’état initial, tous les processus connaissent le propriétaire du
jeton. Schématiquement, lorsqu’un processus veut le jeton, il adresse sa demande au der-
nier propriétaire dont il a eu connaissance. Ce dernier se charge de transmettre la requéte
au dernier propriétaire dont lui-méme a eu connaissance puis considérera par la suite le
processus demandeur comme le dernier propriétaire. Cet algorithme structure I’ensemble
des processus comme un arbre, cet arbre évoluant en fonction des requétes pour acquérir
le jeton.

Ces meécanismes d’exclusion mutuelle reposent sur une collaboration entre les dif-
férents processus concernés. Dans le cas ou un processus ne respecte pas I’algorithme,
I’intégrité de la ressource n’est plus garantie. Leur sensibilité aux pannes partielles est
importante. Dans le cas des algorithmes & base de jeton, une panne peut provoquer la
perte du jeton et empécher un processus d’entrer en section critique par la suite. Il est
alors possible de mettre en ceuvre un mécanisme de détection de perte de jeton et d’émis-
sion d’un nouveau jeton mais la encore d’autres probléemes doivent étre réglés, notamment
pour garantir I’unicité du jeton. De méme pour les algorithmes a base de permission : la
panne d’un des processus empéche les autres d’entrer en section critique. Pour éviter cela
des mécanismes a base de quorum peuvent étre mis en place : I’autorisation d’un sous
ensemble des processus peut suffire a I’entrée en section critique.

Nous verrons section 1.2.3 page suivante que ces mécanismes d’exclusion mutuelle
en distribué peuvent étre utilisés pour implanter de fagon transparente les primitives d’ex-
clusion mutuelle déja présentes dans un paradigme de programmation locale.

1.2.2 Meécanismes d’auto-protection

Les mécanismes d’auto-protection permettent au développeur de s’assurer que des
acces multiples a une ressource donnée ne vont pas endommager cette derniere en pro-
tégeant directement la ressource elle-méme. A I’inverse de I’exclusion mutuelle, les pro-
cessus accédant a une ressource n’ont pas besoin de se coordonner, c’est la ressource qui
va directement gérer les accés simultanés.

Ce type de mécanisme peut étre mis en place directement au sein de la ressource
via I’appel a des primitives de synchronisation. Dans ce cas, la ressource est accessible a
plusieurs processus simultanément et seules les parties critiques de celle-ci sont protégées,
généralement grace a des mécanismes d’exclusion mutuelle locaux. Cela permet d’offrir
un degré de concurrence fort dans I’accés a une ressource mais necessite qu’elle ait été
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prévue pour fonctionner dans un tel contexte. On parlera généralement de ressource ré-
entrante.

Une autre approche consiste a encapsuler la ressource dans un processus chargé de
gérer la cohérence des acces a cette derniére. Ces acces deviennent alors des requétes
aupres de ce processus qui se chargera des acces effectifs en s’assurant qu’ils maintiennent
la ressource dans un état cohérent, par exemple en les séquentialisant. Des mécanismes de
type objets actifs [20, 84] ou références asynchrones [135] sur lesquels nous reviendrons
au chapitre 4 permettent d’assurer ce type de protection.

L’intérét de I’auto-protection, comparé a I’exclusion mutuelle, est que I’accord de
I’ensemble des processus n’est plus nécessaire. De plus, la panne d’une partie des proces-
sus accédant a la ressource ne peut ni corrompre la ressource ni empécher les autres d’y
accéder (sauf si la ressource elle-méme tombe en panne). Cependant, la protection mise en
ceuvre ne concerne que cette ressource. Dans le cas ou un ensemble d’opérations doit étre
effectué sur un ensemble de ressources distinctes, I’auto-protection ne suffit plus et des
sections critiques doivent étre mises en ceuvre par des mécanismes d’exclusion mutuelle
distribuée.

L’auto-protection permet d’encapsuler une ressource écrite selon un paradigme de
programmation locale afin de la rendre accessible de fagon transparente — pour la res-
source elle-méme — tout en assurant sa cohérence dans un modéle d’exécution distribuée.

1.2.3 Conclusion : prise en charge transparente de la concurrence

La programmation a base de processus légers est présente dans un paradigme de pro-
grammation locale. Ainsi, une application locale prend déja en charge les problémes d’ac-
ces concurrents a ses ressources par ses processus légers. Elle peut le faire soit grace a
I’exclusion mutuelle, soit en auto-protégeant une ressource.

L’exécution dans un modele d’exécution distribuée d’une application locale nécessite
son découpage par la plate-forme d’exécution en n processus communicants. Ce décou-
page peut directement se baser sur les processus Iégers présents dans I’application ou se
faire selon une autre régle. Dans tous les cas, la plate-forme d’exécution simule les proces-
sus légers de I’application d’origine avec ce que nous appellerons des processus virtuels.
Ainsi, toutes les opérations que I’application locale effectuait sur ses processus légers
continuent de fonctionner sur les processus virtuels quelque soit I’organisation physique
des processus généres par la plate-forme.

La prise en charge transparente de la concurrence consiste donc a implanter de facon
distribuée les mécanismes d’exclusion mutuelle utilisés par I’application. De plus, une
application développée selon un paradigme de programmation locale peut faire des hypo-
theses sur le nombre de processus légers pouvant accéder simultanément a une ressource.
Cela oblige la plate-forme d’exécution a limiter I’acces aux ressources de I’application, y
compris aux données de I’application éventuellement rendues accessibles a distance par
la plate-forme, aux seuls processus virtuels de cette derniére. Autrement dit, un processus
quelcongue, n’ayant aucun lien avec I’application locale d’origine, ne doit pas pouvoir
manipuler des données ou des ressources de cette application.
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1.3 Prise en charge de la confiance

La coopération et les interactions entre composants gérés par des organismes indépen-
dants, voire concurrents, posent de nombreux problémes sur le plan de la sécurité et de
la confiance entre ces différents composants. Les systemes distribués sont concernés par
I’ensemble des problémes de sécurité des systéemes d’information. Dans le cadre de cette
these, nous avons participé a la mise en place d’une infrastructure pour la sécurisation de
codes mobiles et nous allons nous pencher sur ce point dans cette section.

La notion de code mobile souléve le probléme de la confiance entre le fournisseur d’un
code et I’entité d’exécution de ce code. Une confiance totale de I’un envers I’autre n’est
possible que si, en réalité, les deux ne font qu’un. Dans le cas contraire, des mécanismes
de protection doivent étre mis en ceuvre. En particulier, il est nécessaire que I’entité d’exé-
cution puisse se protéger du code qu’elle exécute et inversement, que le fournisseur du
code puisse se protéger de I’entité d’exécution.

La notion de code mobile est une notion large qui couvre différents paradigmes de
programmation. On pourra se référer a [135, chap. 3] pour une présentation plus détaillée
de ce concept et des paradigmes associés. Pour les besoins de cette section, nous retien-
drons deux éléments qui, selon nous, sont caracteéristiques des codes mobiles et qui per-
mettent de mettre en évidence les problemes de sécurité qui sont soulevés lorsque I’entité
d’exécution et le fournisseur du code sont distincts :

1. il existe un intérét, pour le fournisseur du code, et éventuellement pour I’entité
d’exécution, a I’exécution de ce code et au résultat produit par cette exécution ;

2. I’obtention du code, son déploiement et son exécution sur I’entité d’exécution sont
des opérations indissociables et leur enchainement est automatique, aucun contrdle
ni aucune validation intermédiaire par I’utilisateur n’est possible.

Nous considérons qu’un code mobile posséde au moins une de ces deux caractéris-
tiques. Celles-ci mettent clairement en évidence la question de la confiance entre I’entité
d’exécution d’un code et le fournisseur de ce code. Dans la suite de cette section, nous
considérerons toujours que I’entité d’exécution et le fournisseur du code sont distincts
I’un de I"autre.

Lorsqu’un code mobile possede la caractéristique 2, il est indispensable de protéger
I’entité d’exécution vis-a-vis du code mobile. Les proxy de la plate-forme Jini [142], par
exemple, correspondent a ce type de code mobile : la communication entre un client et un
service passe par un proxy dont le code est fourni par le service mais qui s’exécute sur le
client et I’obtention, le déploiement et I’exécution du proxy sur la machine du client sont
des opérations indissociables dont I’enchainement est automatique (caractéristique 2). Le
client doit donc étre protégé du proxy. Nous revenons sur ce type de protection dans la
prochaine section.

Lorsqu’un code mobile posséde la caractéristique 1, il est indispensable de protéger
le fournisseur du code de I’entité d’exécution. C’est le cas par exemple dans le projet
Seti@Home [3] : le code de calcul fourni par Seti@Home s’exécute sur les machines
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des participants mais les résultats produits par ces exécutions intéressent directement le
projet Seti@Home (caractéristique 1 page précédente). Le projet Seti@Home doit donc
se protéger des machines des participants qui pourraient, par exemple, fournir de faux
résultats. Nous nous pencherons sur la protection du fournisseur du code section 1.3.2
page 21.

Dans le cadre de I’unification des paradigmes de programmation locale et distribuée,
la plate-forme d’exécution est en charge de découper une application locale afin d’exé-
cuter les processus générés sur différentes machines. Le résultat produit par ces exécu-
tions intéresse directement le fournisseur de I’application locale d’origine. Dans le cas
ou, parmi les machines sur lesquelles les processus générés sont exécutés, certaines n’ap-
partiennent pas au fournisseur du code, les problémes de sécurité que nous évoquons ici
doivent étre pris en charge par la plate-forme d’exécution.

1.3.1 Protection de I’entité d’exécution

On dira d’un programme qu’il est de confiance s’il a les moyens de lire ou de de-
truire toutes les données présentes sur la machine sur laquelle il est installé. L exécution
de ce type de programme présente des risques difficiles a maitriser. Les programmes de
confiance doivent donc étre sélectionnés rigoureusement et leur installation releve d’un
procédé volontaire et conscient.

Dans le cas des codes mobiles, I’obtention, le déploiement et I’exécution peuvent
constituer des opérations indissociables qui ne mettent pas forcément en ceuvre la volonté
ou I’accord explicite de I’utilisateur. Dans ce cas, ils ne doivent pas étre de confiance. Il
est donc nécessaire de limiter les opérations qu’ils sont autorisés a effectuer. Dans la suite,
nous déesignerons par le terme générique de ressource I’ensemble des éléments a protéger.

Le principe général permettant de limiter les opérations qu’un programme est sus-
ceptible d’effectuer repose sur le principe de machine virtuelle et en particulier de la
virtualisation des ressources a protéger. Les programmes sont isolés des ressources par
un ensemble de ressources virtuelles. Cette organisation est représentée figure 2 page sui-
vante. Ces ressources virtuelles sont chargées de filtrer les acces aux ressources réelles
en interdisant les acces non autorisés et en répercutant les acces légitimes. Par exemple
si un code souhaite accéder a un fichier sur disque, la ressource virtuelle représentant
le disque peut s’assurer que I’accés est bien autorisé avant de réaliser I’opération effec-
tive. La condition sine qua non pour que les régles de protection définies et controlées
par les ressources virtuelles soient respectées, est que le contournement de ces ressources
virtuelles soit impossible, ce qui est représenté par la courbe barrée sur la gauche de la
figure 2 page ci-contre. Sur notre exemple précédent, si le code était capable d’accéder di-
rectement au disque dur, il pourrait contourner le controle de la ressource virtuelle. C’est
le r6le de la machine virtuelle d’empécher ces contournements et de permettre aux res-
sources virtuelles d’accéder aux ressources réelles correspondantes. Pour cela, ses deux
principaux outils sont la protection de la mémoire et des modes d’exécution privilégiés
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Fi1G. 2 — Protection des ressources.

pour les ressources virtuelles.

La protection assurée par une machine virtuelle peut reposer sur des outils matériels
ou logiciels. On utilisera par la suite les termes machine virtuelle matérielle et machine
virtuelle logicielle pour désigner chacune de ces approches. Les machines virtuelles ma-
térielles sont représentées par la plupart des systemes d’exploitation actuels. Parmi les
machines virtuelles logicielles, on trouve les plate-formes Java [89] et .Net [88].

Afin d’accéder a une ressource protégée par le systeme d’exploitation, un processus
doit deléguer les acces, géneralement via des appels systéme, a une ressource virtuelle qui
la représente et qui contrdle les acces de ce processus a cette ressource. Pour éviter que
ce mécanisme puisse étre contourné, le systeme d’exploitation utilise les mécanismes de
mémoire virtuelle présents au niveau du matériel. Ainsi, toute la zone mémoire auquel un
processus peut acceder est propre a ce processus, ce qui I’empéche de modifier ou de lire
les zones mémoires d’autres processus et I’empéche également d’accéder aux zones me-
moires des ressources réelles. Une ressource virtuelle s’exécutera dans un mode privilégié
afin de pouvoir acceder effectivement a la ressource réelle.

Dans le cas d’une machine virtuelle logicielle, un certain nombre de contraintes est
imposé sur le jeu d’instructions qu’elle peut exécuter. La protection se fait par la veérifica-
tion que les codes qu’elle exécute respectent bien ces contraintes. Parmi celles-ci, qui ont
principalement pour objectif la protection de la mémoire, on trouve I’interdiction d’ef-
fectuer de I’arithmétique des pointeurs ou de tenter d’accéder a des cellules de tableau
inexistantes. Si I’une ou I’autre de ces opérations était autorisée, une machine virtuelle
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logicielle ne pourrait plus garantir la protection de la mémoire.

La vérification d’un code s’effectue généralement en deux phases : au chargement du
code dans la machine virtuelle, c’est-a-dire avant qu’il ne soit exécuté, puis tout au long
de son exécution. Dans le cas de la plate-forme Java, les Vérifications lors du chargement
du code ont principalement pour objectif de s’assurer de sa conformité a la spécification.
La plate-forme Java est orientée objets; une classe définit un ensemble de champs et de
méthodes que posséderont ses instances. Le code exécuté par une machine virtuelle Java
est appelé bytecode. Les instructions du bytecode sont typées. Cela permet de Vérifier,
par exemple, qu’une référence n’est pas additionnée avec un entier, pour éviter I’arithme-
tique des pointeurs. Par ailleurs, la machine virtuelle s’assure qu’aucune classe ne peut
manipuler des données auxquelles elle n’a pas accés (champs privés d’une autre classe,
par exemple). Pour garantir cela, la machine virtuelle s’assure également de la compa-
tibilité des types lors d’une affectation ou, a défaut, de la présence d’un test de validité
(instruction cast) explicite dans le programme. Ce procédé de vérification assure qu’un
certain nombre de principes de protection de la machine virtuelle ne sont pas violés par le
bytecode chargé. C’est, entre autre, le typage du bytecode qui permet ces Vérifications.

Il est également primordial qu’un programme ne puisse pas accéder a des cellules de
tableau inexistantes. Cela lui permettrait de lire ou d’écrire une zone mémoire quelconque.
Le respect des bornes des tableaux est veérifié tout au long de I’exécution du code.

La plate-forme .Net [88] fonctionne selon ces mémes principes mais le langage bas
niveau qu’elle exploite, I’Intermediate Language, propose des instructions permettant
I’arithmétique des pointeurs. Ces instructions ne sont pas verifiables et les parties de code
y ayant recours doivent bénéficier d’une permission particuliere pour pouvoir s’exécu-
ter. Cela permet, par exemple, I’exécution de programmes C++ existants ayant recours a
I’arithmétique des pointeurs.?

Les mécanismes que nous venons de décrire permettent de limiter les droits d’un code
mobile. Ces droits sont basés sur une identité. Dans le cas d’un systéme d’exploitation, les
droits sont généralement associés a I’identité d’un utilisateur. On devra donc faire en sorte
d’exécuter le code mobile sous I’identité d’un utilisateur dont les droits correspondent a
ceux qu’on veut attribuer a ce code mobile. Cela implique généralement une interven-
tion manuelle de la part de I’administrateur de la machine, ce qui complique la mise en
ceuvre lorsque I’obtention, le déploiement et I’exécution du code mobile sont indisso-
ciables (caractéristique 2 page 17). De plus, I’interaction locale avec un code mobile sera
relativement complexe dans la mesure ou il s’exécutera dans son propre espace mémoire,
comme un processus a part entiere.

Dans le cas de la plate-forme Java, au contraire, les droits sont associés a I’identité
de la classe dont le code est exécuté.® Cela permet de spécifier directement, pour un code

20n notera cependant que ces programmes ne pourront pas exploiter I’héritage multiple normalement
présent en C++ mais absent de .Net.

311 est également possible de limiter les permissions en fonction de I’identité d’un utilisateur en utilisant
JAAS —Java Authentication and Authorization Service[121].
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mobile donné, les droits qui lui sont accordés. De plus, I’ensemble des classes chargées
au sein de la machine virtuelle s’exécutent dans le méme espace mémoire et les commu-
nications se font directement par appel de méthode. Ainsi, différents codes, d’origines
diverses, peuvent cohabiter au sein du méme processus tout en étant protégés les uns des
autres. La plate-forme Jini [142] utilise ce mécanisme ainsi qu’un systéme dynamique de
permissions pour assurer la sécurité du client d’un service vis-a-vis du proxy de ce ser-
vice. Le proxy d’un service Jini peut donc s’exécuter dans le méme processus que le reste
du code du client et il assure la communication avec le service en implantant le protocole
nécessaire sans pour autant représenter une menace, le client étant protégé par la machine
virtuelle et les permissions limitées (connexion au service) qu’il aura accordées au proxy.

Que I’on s’appuie sur la protection offerte par une machine virtuelle matérielle ou
logicielle, cette protection est limitée par les failles qui peuvent se trouver au sein de cette
machine virtuelle et qui pourraient étre exploitées par un assaillant. On trouvera dans [37]
une liste des failles qui ont pu étre répertoriées dans les machines virtuelles Java. La
sécurité des machines virtuelles logicielles reposant sur la validité du code exécuté, une
opération de type arithmétique des pointeurs effectuée depuis I’extérieur de ce code ne
sera ni constatée ni contrée. L’idée proposee dans [55] est alors que la modification d’un
bit en mémoire par un rayonnement physique puisse affecter I’adresse contenue dans une
référence. Cette référence pointerait alors vers une adresse aléatoire en mémoire, ce qui
permettrait la mise en ceuvre, par la suite, de mécanismes d’arithmétique de pointeurs.
Govindavahala et Appel [55] proposent un programme augmentant la probabilité qu’une
telle modification de la mémoire par une perturbation externe permette la réussite d’une
attaque. lls présentent des résultats expérimentaux obtenus en chauffant les composants
mémoires a I’aide d’une lampe électrique.

Les mécanismes de sécurité que nous avons présentés peuvent paraitre non transpa-
rents : lorsqu’un acces est refusé a un code mobile, cela doit lui étre indiqué. Cependant,
ils ne sont absolument pas spécifiques a la notion de code mobile et sont déja tous pris
en charge dans des paradigmes de programmation locale et ne nécessitent donc pas de
construction particuliére dans un paradigme de programmation distribuée. La protection
de I’entité d’exécution peut donc étre vue comme une notion transparente vis-a-vis du
code mobile.

1.3.2 Protection du fournisseur

Nous venons de voir des mécanismes permettant a une entité d’exécution de se pro-
téger des codes qu’elle exécute en limitant leurs droits. Ainsi on peut envisager I’exploi-
tation des codes mobiles en limitant les risques de I’entité d’exécution hébergeant un tel
code. Dans un certain nombre de cas, cela est suffisant. Jini [142] ou encore RMI [145],
sur lequel nous reviendrons plus tard, utilisent les codes mobiles pour permettre I’interac-
tion entre un client et un service. Le proxy fourni par le service est exécuté sur le client et
se charge des communications avec le service. Il est donc indispensable que le client soit
protégé de ce proxy. Le proxy, par contre, n’est pas protégé : le client peut perturber son
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execution et modifier son comportement. Les conséquences de ce type de malveillance
seront limitées aux communications entre le proxy perturbé et le service. L’exécution du
service lui-méme ne peut pas étre corrompue par le client, puisqu’il s’exécute sur une
machine distincte et il suffira d’écrire un service robuste tolérant les requétes émises par
un proxy invalide.

Dans d’autres situations, le bon comportement du code mobile et les résultats produits
par son exécution son vitaux. C’est le cas lorsque le fournisseur du code est intéressé par
ces derniers (caractéristique 1 page 17). Le fournisseur devra alors pouvoir se protéger
d’entités d’exécution susceptibles de corrompre I’exécution de son code. C’est le cas par
exemple lorsqu’une application de calcul est déployée sur Internet : on doit pouvoir ga-
rantir que les résultats fournis par les différents codes s’exécutant sur les diverses entités
d’exécution sont valides.

Il existe un nombre relativement important d’applications de calcul qui exploitent un
ensemble de machines disséminées sur Internet, spécialement lorsque ces derniéres sont
peu ou pas utilisées. Nous parlerons alors de calcul opportuniste. Parmi ces applications,
on peut citer le projet decrypthon [41] qui a pour objectif de faire progresser la recherche
dans le domaine des maladies génétiques et des maladies rares et qui a déja permis la
comparaison de 550000 protéines entre mars et mai 2002 ou encore le projet de recherche
d’intelligence extra-terrestre par I’écoute de I’univers Seti@Home [3]. Ce dernier projet
repose aujourd’hui sur la plate-forme BOINC (Berkeley Open Infrastructure for Network
Computing) qui supporte d’autres projets de calcul opportuniste [15]. Pour la plupart
de ces projets, I’installation du code de calcul sur une machine requiert une interven-
tion humaine* et volontaire. Cependant, la validité des résultats produits par I’exécution
de ce code sur une machine distante est primordiale pour son fournisseur (caractéris-
tique 2 page 17. Nous allons étudier maintenant les approches logicielles et matérielles
qui peuvent étre mises en ceuvre pour assurer la protection du fournisseur du code vis-a-
vis de I’entité d’exécution.

Approche logicielle

La seule méthode de protection logicielle généralement appliquée consiste & faire ef-
fectuer des calculs redondants par différents contributeurs puis a s’assurer que tous les
résultats de ces calculs correspondent. Cela limite les risques qu’un résultat erroné soit
considéré comme juste. Cette méthode est mise en ceuvre dans le projet Seti@Home. On
peut retrouver des propositions reposant sur la redondance des calculs pour garantir la
validité d’un résultat dans [113].

Un autre enjeu dans le cas d’applications de calcul basées sur le volontariat est celui
de la motivation des volontaires. Un élément fondamental de motivation est, bien entendu,
le sujet du calcul lui-méme, qui touchera les volontaires en fonction de leurs godts person-
nels. Une autre source d’émulation consiste a recueillir des statistiques sur la contribution

4Pour ne pas dire humaniste.
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des volontaires au calcul — temps de calcul consacré — puis a les exploiter pour la valorisa-
tion des participants, que ce soit par une publication en ligne des meilleurs contributeurs
ou des concours entre équipes de contributeurs comme le fait le projet Seti@Home. Une
autre possibilité est la rémunération des participants selon le méme type de critere. Méme
dans le cas ou les participants ne sont pas rémunérés, la tentation peut exister de tricher
pour étre bien classé parmi les autres participants. De telles pratiques ont d’ailleurs déja
été constatées avec le projet Seti@Home [3].

Pour éviter ce type de fraudes, Golle et Mirinov [53] proposent un mécanisme qui
s’applique a un type précis de calculs dont le but est I’inversion de fonctions mathéma-
tiques a sens unique, c’est-a-dire, connaissant la fonction a sens unique f, connaissant
y, trouver x tel que f(x) = y. La méthode consiste a calculer la fonction f sur tout son
ensemble de définition jusqu’a obtenir y, on aura alors trouvé la bonne valeur de x. La
distribution de ce type de calcul vers un ensemble de participants consiste alors a four-
nir a chaque participant la fonction f, la valeur y ainsi qu’un intervalle de I’ensemble de
définition de f sur lequel ce participant devra travailler. Lorsqu’un participant a trouve la
valeur de z, il le signale, sinon, lorsqu’il a terminé le calcul sur I’intervalle qui lui était
affecté, il en demande un nouveau et est crédité pour son travail. Une fagon triviale de
frauder est alors de demander réguliérement un nouvel intervalle sur lequel travailler en
prétendant avoir terminé le travail sur le précédent tout en n’effectuant, en réalité, aucun
calcul. Pour empécher cela, une des idées proposées dans [53] est de choisir un ensemble
de valeurs sentinelles z; . . . x,, réparties uniformément sur I’intervalle de travail d’un par-
ticipant et de calculer les valeur y; ...y, de f pour ces points. On fournit ensuite a ce
participant, en plus de f, de y et de I’intervalle de travail, I’ensemble des valeurs y . . . y,,.
Si le participant trouve z, il le signale mais il indique également lorsqu’il trouve une des
valeurs sentinelles x; ... z,. Ainsi le travail correspondant a un intervalle sera crédité au
participant uniquement s’il a bien trouvé I’ensemble des valeurs z; . . . z,,, ce qui garantit
qu’il aura effectué une quantité minimale de travail. D’autres idées sont également propo-
sées afin de compliquer encore la tache d’un tricheur qui s’arréterait de calculer dés qu’il
aurait trouvé suffisamment de sentinelles [53].

Approche matérielle

Comme nous venons de le voir, des techniques logicielles permettent au fournisseur
d’un code de se protéger d’une entité d’exécution déloyale, par exemple en rejetant les ré-
sultats produits par une exécution de son code perturbé par cette entité d’exécution. Pour
cela, le code doit respecter certains critéres : simple proxy ne servant qu’a communiquer
vers un serveur robuste aux communications frauduleuses ; possibilité de comparer des
résultats issus de plusieurs clients; calcul d’une fonction ayant des propriétés mathéma-
tiques particuliéres.

Nous avons participé a I’élaboration d’une plate-forme a base de cartes a puce dans
laguelle c’est le matériel qui garantit qu’aucune intervention extérieure ne pourra per-
turber I’exécution d’un code. Pour cela, nous exploitons les fonctionnalités des cartes a
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F1G. 3 — Infrastructure de calcul sécurisé sur une grille de cartes a puces.

puce multi-applicatives, et en particulier des Java cards, pour proposer et développer un
environnement d’exécution distribué sur ces cartes a puce [27, 30].

Le principe de cette plate-forme est de rendre disponible, sur un site non sécurisé,
un ensemble de cartes a puce multi-applicatives Java, ces cartes étant elles-méme sécu-
risées. L utilisateur de la plate-forme a la possibilité de charger dynamiquement un code
Java-Card sur une ou plusieurs de ces cartes. Son code est alors préservé des atteintes ex-
térieures par la conception méme de la carte. Le transfert du code entre le client et la carte
s’effectue de fagon sécurisée grace a des mécanismes cryptographiques. Ainsi, seule la
carte cible, préalablement authentifiée comme telle aupreés de I’utilisateur, peut déchiffrer
le code transmis. Par la suite, ce code est installé dans la carte qui est la seule a y avoir
acces. Méme le propriétaire de la carte ayant un acces physique a celle-ci ne peut accéder
aux données.®

Le code ajouté a la carte peut ensuite étre utilisé a distance de fagon sécurisée par
le client et par lui seul. Ainsi notre plate-forme permet I’invocation de méthode a dis-
tance sur une carte a puce hébergée sur une machine et via un réseau qui ne sont pas de
confiance, et cela de fagon sécurisée. La figure 3 illustre ce fonctionnement.

Une application de calcul du fractal de Mandelbrot a été déployée sur cette infra-
structure : le calcul du Mandelbrot est divisé en zones, chacune des zones est transmise

SDans un délai et & I’aide de moyens raisonnables.
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a différentes cartes a puce qui fournissent ensuite le résultat de leur calcul a I’applica-
tion cliente, qui peut alors afficher le Mandelbrot en question. On pourra consulter une
présentation détaillée de cette application dans [27]. L’ensemble des données transitant
entre le client et les cartes sont sécurisées et méme 1’hote accueillant les cartes ne peut
les déchiffrer. Ceci nous garantit, d’une part, la confidentialité du code de calcul du Man-
delbrot ainsi que du Mandelbrot calculé. D’autre part, le client peut avoir confiance dans
les résultats produits, méme a distance. Cette application nous a permis de démontrer la
faisabilité d’un calcul distribué sur la grille sécurisée méme dans le cas ou les unités de
calcul sont hébergées par une organisation qui n’est pas de confiance.

Bien entendu, en ce qui concerne le calcul distribué lui-méme, cette infrastructure
constitue une preuve de concept mais nécessite : (1) une architecture aussi sécurisee
gu’une carte a puce mais dont les performances se rapprochent de celles d’un ordina-
teur classique; (2) le déploiement, a une large échelle, de ce type d’architecture. Nous
reviendrons dans la suite sur les questions éthiques qu’un tel déploiement peut soulever.

Au dela de I’approche purement calcul qui n’est pas forcément réaliste sur des cartes
a puce actuelles, il apparait qu’un certain nombre d’applications d’un genre relativement
nouveau peut étre envisagé grace a cette infrastructure. Par exemple, des applications dans
lesquelles le code d’une organisation A peut accéder aux données d’une organisation B
sans que A ne divulgue son code a B ni B ses données a A. Une telle situation peut étre
illustrée par une relation entre Air-France et le FBI. On imagine que le FBI exige de
pouvoir analyser la liste des passagers des vols Air-France a destination des USA mais
que la compagnie aérienne souhaite protéger la confidentialité des données concernant
ses passagers. ® Dans ce cas, il est envisageable de déployer I’ensemble des données et
du code sur une grille de cartes a puce. Le code de I’application FBI, chargé d’identi-
fier les passagers suspects, est alors protégé par la carte. Les données d’Air-France sont
partiellement accessibles et également protégées par la carte. Lorsque I’application FBI
détecte un passager satisfaisant un ensemble de criteres qui le rend suspect, elle peut alors
transmettre sa clé au FBI (sans autre information), qui peut ensuite demander toutes les in-
formations le concernant a Air-France, qui pourra les retrouver gréace a la clé fournie [74].
Cet environnement de confiance que représente la carte permet d’envisager de contrdler
que I’application FBI ne retourne que des clés de passagers valides et aucune autre infor-
mation. A cette condition on pourra lui donner acces a toutes les données contenues sur

6Cet exemple est inspiré d’une situation réelle de demande, par le Bureau des douanes et de la protec-
tion des frontiéres des USA, des dossiers commerciaux des compagnies aériennes européennes concernant
les passagers sur les vols a destination des USA. Ces dossiers, généralement appelés PNR, pour Passenger
Name Record, contiennent des informations a caractére personnel sur les passagers telles que I’identité du
passager et des personnes qui I’accompagnent, les moyens de paiement utilisés, les préférences alimen-
taires et éventuellement la location d’un véhicule ou les réservations d’hétel a I’arrivée. L’ objectif de cette
demande était de soumettre ces informations au systéeme CAPS 11, un systeme expérimental d’analyse des
données, abandonné depuis, et qui avait pour but la détection automatique des passagers suspects. On peut
noter que cette demande a soulevé des oppositions dans la classe politique européenne, comme en témoigne
la proposition de résolution de la Commission des libertés et des droits des citoyens, de la justice et des af-
faires intérieures du parlement européen [1].
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la carte, sans restriction. On peut noter que les clés valides de passagers pourraient étre
utilisées par le FBI pour encoder ou inférer des informations normalement cachées. Pour
éviter cela, il est nécessaire de mettre en place des mécanismes non triviaux de filtrage
des données transmises par I’application [49].

La généralisation de cette infrastructure permet une prise en charge transparente de
la protection du fournisseur d’un code mobile. En effet, le caractére sécurisé du matériel
n’a pas d’influence directe sur le code ou sur sa structure. C’est uniquement au moment
du déploiement de I’application qu’il faudra s’assurer que chacune des machines hétes
présente bien les caractéristiques adéquates.

Problémes éthiques

Un certain nombre d’architectures matérielles pour le calcul sécurisé ont déja été pro-
posées. Le principe est d’empécher la personne physiquement en possession d’un peri-
phérique de pouvoir découvrir des informations contenues dans un programme au sein de
ce périphérique ou de pouvoir en perturber I’exécution.

Différents marchés et applications existent pour ces architectures, principalement dans
le domaine des cartes a puce. En général, il existe alors une dissociation entre le proprié-
taire du périphérique et son porteur. Ce sont, par exemple, les termes employés dans le
domaine des cartes bancaires pour désigner, d’une part la banque — propriétaire de la
carte — et d’autre part le client utilisateur d’une carte — le porteur de la carte. Dans ce cas,
on peut considérer que la banque fournit un périphérique a son client qui peut I’utiliser
pour effectuer des paiements. Dans le méme temps, la banque se protege de I’utilisation
frauduleuse, par le porteur, de son bien. Plus collectivement, c’est I’ensemble du systéme
de paiement par cartes bancaires qui est protégé.

Dans ce cas, le porteur en possession du périphérique n’en a pas la propriété et ce qui
lui est facturé correspond au service dont il bénéficie, service dont la protection lui est
utile et dont les fonctionnalités et la portée sont limitées et clairement définies. Dans le
cas d’une approche généraliste comme celle que nous proposons pour le calcul sécurisé
sur une grille de cartes a puces, c’est du propriétaire du matériel que le code est protégé.
Le propriétaire a été facturé pour un matériel mais ce matériel ne lui fait pas confiance et
lui interdit I’accés au code qu’il exécute. Les applications que nous avons mises en ceuvre
pour illustrer notre plate-forme ne soulevent pas vraiment de problemes éthiques, le fait
que le calcul de Mandelbrot soit protégé du propriétaire du matériel sur lequel il s’exécute
n’est pas, en soit, tres problématique. Mais les applications peuvent aller beaucoup plus
loin dans I’exploitation de ce mécanisme et cela peut devenir génant.

Le processeur TrustNo 1 [77], par exemple, poursuit un objectif similaire : protéger
le code qu’il exécute contre le propriétaire de la machine. Dans le cas de TrustNo 1, I’ob-
jectif clairement poursuivi est la protection des logiciels contre le piratage. Des fonction-
nalités de révocation de licence sont par exemple proposées pour empécher I’exécution
d’un programme sur un processeur. L’ampleur des possibilités offertes aux logiciels peut
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devenir inquiétante. Cette inquiétude s’est notamment manifestée dans les nombreuses
polémiques autour de la spécification TCPA — Trusted Computing Platform Alliance.
L’objectif de TCPA est de définir un périphérique sécurisé intégré aux ordinateurs de type
PC permettant de stocker, entre autres, les clés privées d’un utilisateur et de les utiliser
uniquement en interne. C’est-a-dire que toutes les fonctions de cryptographie asymétrique
sont déléguées a ce périphérique, qui est le seul a connaitre les clés privées qu’il stocke.
L’intérét est alors d’empécher toute application s’exécutant sur I’ordinateur d’accéder a
ces clés privées, en particulier les applications dangereuses de type virus. A la différence
de I’architecture que nous avons mise en place, cette puce ne permet aucun contréle sur
I’exécution des programmes qui continuent de se dérouler sur un processeur classique,
non sécurisé. De plus, elle n’est pas résistante aux attaques physiques : TCPA a pour but
la protection du propriétaire du matériel et pas celle du code exécuté. Malgré cela, une
polémique est née du fait qu’elle puisse étre déployée massivement et éventuellement dé-
tournée de ses objectifs. On pourra lire dans [109] une défense de la plate-forme TCPA
et, dans les références qui y sont citées, une critique de cette plate-forme et des dangers
qu’elle peut représenter.

Lorsqu’on se propose de protéger un code, on doit se poser des questions d’ordre
éthique. Quel est I’objectif poursuivi par cette protection? Dans le cas des cartes ban-
caires, la protection du périphérique protege son propriétaire — la banque — du porteur.
D’autre part, cette protection bénéficie au porteur, en particulier en cas de vol, et la né-
cessité de sécuriser cette application est communément admise. Dans le cas d’un calcul
sur Internet auquel des utilisateurs décident volontairement de participer, la protection du
code vis-a-vis des propriétaires du matériel sur lequel il est exécuté présente, la aussi, un
intérét qui peut étre collectivement accepté : si un utilisateur — par définition honnéte —
participe a un projet par charité, il ne souhaite probablement pas que les résultats de ce
projet soient compromis par des participants malhonnétes. De méme, s’il est rémunéré
pour sa participation sincere et honnéte, il ne veut pas que d’autres soient payés alors
qu’ils fraudent. Dans un cas comme dans I’autre, il semble réaliste de penser que les utili-
sateurs puissent accepter que leur machine ne leur fasse pas confiance dans la mesure ou
c’est la contrepartie nécessaire pour garantir que les autres ne pourront pas frauder.

Tant que I’utilisateur voit un intérét a ce qu’un code soit protégé des gens en qui il n’a
pas confiance et, par réciprocité, de lui-méme, cette protection ne pose pas de probléme.
Mais les dérives sont faciles : on peut imaginer un programme de comptabilité qui stocke
les informations de I’utilisateur de fagon cryptée. S’il est impossible de retrouver, au
moins par ingénierie inverse, I’algorithme et les clés de cryptage utilisées, cela contraint
I’utilisateur a se servir de cette application pour consulter sa comptabilité. Celle-ci peut
alors prendre le contrdle de I’utilisateur et de ses données de facon totale ou partielle.
Dans le méme esprit, il devient possible d’implanter une régle ou une simple décision au
sein méme d’un logiciel et d’imposer ainsi son respect systématique et aveugle.

Le calcul sécurisé sur la grille nécessite I’exploitation d’une architecture, comme celle
a base de cartes a puce développée dans notre équipe, protégeant le code vis-a-vis du
propriétaire du matériel sur lequel il s’exécute. Dans le méme temps, il est nécessaire que
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le matériel empéche une application de prendre le contréle des données de I’utilisateur.
La frontiére entre ces deux situations est extrémement fine. Il faut donc rechercher un
compromis permettant de fournir une infrastructure de calcul sécurisé sur la grille sans
pour autant nuire a I’indépendance de I’utilisateur et a son autorité sur sa machine et sur
ses donnees.

1.3.3 Conclusion : prise en charge transparente de la confiance

La coopération entre systéemes développés et administrés par des organisations dis-
tinctes et éventuellement concurrentes induit des problémes de sécurite. La question de la
sécurité des systemes d’information est un domaine vaste que nous n’avons pas traité ici.
Nous nous sommes plutdt focalisés sur la sécurité des codes mobiles. En effet, ceux-ci
soulévent des enjeux intéressants et spécifiques en terme de sécurité et de confiance. La
gestion transparente de cette confiance semble réaliste dans la mesure ou ces problemes,
soit se retrouvent dans la programmation locale, soit sont orthogonaux a I’exécution des
programmes.

En ce qui concerne la protection du fournisseur du code mobile, les approches logi-
cielles nécessitent une écriture spécifique du code pour se protéger ou détecter des cor-
ruptions dues a I’entité d’exécution. En revanche, dans le cas d’une approche matérielle
comme celle qui a été mise en place par notre équipe, la protection n’a pas d’influence
directe sur le code ou sur sa structure. C’est uniquement au moment du déploiement de
I’application qu’il faudra s’assurer que chacune des machines hétes présente bien les ca-
ractéristiques adéquates. Cette solution nécessiterait un déploiement, a grande échelle,
d’architectures matérielles sécurisées mais nous avons vu les problémes éthiques que cela
souléeve.

Pour la sécurité de I’entité d’exécution, les choses ne peuvent étre totalement transpa-
rentes. En particulier, le code mobile doit étre prévenu lorsqu’une opération qu’il souhaite
effectuer lui est refusée. Cependant, ce probléme n’est pas spécifique aux systémes dis-
tribués mais existe déja dans le cas local. Si le systeme de protection utilisé correspond a
un systéme déja présent dans le cadre de la programmation locale, comme c’est le cas la
plupart du temps, le probléme de la transparence de ce mécanisme ne se pose finalement
pas.

1.4 Prise en charge de la mémoire répartie

Les différents éléments d’un systeme distribué, placés sur des machines distinctes, ont
chacun leur propre espace mémoire. 1l faut des outils pour permettre I’échange de données
entre ces espaces mémoire séparés. Nous allons en traiter trois : I’échange de messages,
I’appel de procédure a distance et la mémoire virtuellement partagée. Nous reviendrons
plus en détail sur les messages actifs et I’appel de routine a distance au chapitre 2, dans la
mesure ou ils sont directement en relation avec la bibliotheque JToe que nous présenterons
au chapitre 3.
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1.4.1 Echange de messages

L’échange de messages est vraisemblablement la méthode la plus bas niveau, ou
en tout cas la plus proche du modéle d’exécution sous-jacent. Pour qu’une machine A
connaisse une information contenue sur une machine B, cette derniére doit envoyer un
message contenant cette information a la machine A. Cet envoi de message est explicite
au niveau du paradigme de programmation et doit étre pris en charge par le développeur.
Il existe de nombreuses bibliotheques et de nombreux outils pour I’envoi de messages.
Parmi ceux &, on peut citer les sockets BSD, les bibliothéques de communication de
groupes pour la programmation parallele comme MPI ou PVM, ou encore les messages
actifs.

Les sockets BSD sont probablement I’outil le plus utilisé pour développer par envoi de
messages. Une socket représente I’extrémité d’un canal de communication. Des données
peuvent y étre écrites et cela aura pour effet de les transmettre a travers le réseau. Des
données peuvent également étre lues depuis une socket, elles proviennent alors d’un autre
processus qui les a transmises. 1l est possible d’exploiter des sockets en mode connecté
ou en mode non connecté. Géneralement, le mode connecté fonctionnera au dessus du
protocole TCP et le non connecté au dessus d’UDP.

Les deux principales bibliotheques offrant, entre autres, des communications de
groupe pour le calcul parallele sont PVM et MPI. Ces deux plates-formes présentent
certaines différences conceptuelles liées a leurs origines et a leurs objectifs. Cependant,
en plus de routines de communication classiques point & point ou de broadcast, elles
proposent toutes deux des primitives de communication collective basées sur les mémes
principes :

— reduction qui permet a un seul processeur de récupérer un ensemble de données

réparties sur les différents membres du groupe pour les combiner en une seule ;

— gather / scatter qui permettent, respectivement, de rassembler sur une seule ma-
chine un ensemble de données éparpillées et inversement, d’éparpiller des données
contenues sur une seule machine vers un ensemble de machines.

Enfin, le principe des messages actifs est d’indiquer, dans I’en-téte d’un message,
I’adresse d’une séquence d’instructions qui sera exécutée a la réception du message. A la
différence des appels de routine a distance que nous allons voir par la suite, I’exécution
de cette séquence d’instructions n’a pas pour but d’exécuter un ensemble d’opérations
complexes puis de transmettre un résultat mais simplement d’intégrer, le plus rapidement
possible, les données contenues dans le message au sein du programme en cours d’exé-
cution. Les bibliothéques de messages actifs sont généralement considérées comme étant
de bas niveau et permettent I’implantation efficace de bibliothéques de plus haut niveau,
comme MPI.

L’envoi de messages n’existe pas dans un paradigme de programmation locale, la
question de sa transparence n’a donc pas de sens. Cependant, il constitue I’élément de
base pour les communications dans un systeme distribué. C’est sur ce mécanisme que
repose I’implantation des deux autres outils de gestion de la mémoire répartie que nous
présentons dans la suite : la mémoire virtuellement partagée et I’appel de routine a dis-
tance.
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1.4.2 Appel de routine a distance

La communication entre machines peut s’effectuer par I’appel de routine a distance.
Dans ce cas, une machine A demande a une machine B d’effectuer un traitement et de
lui retourner un résultat. En général, I’appel de routine a distance se fait grace a des me-
canismes déja présents dans le paradigme de programmation. Nous utilisons ici le terme
génerique de routine pour désigner des procédures ou des méthodes selon le paradigme
de programmation utilisé.

L’'un des protocoles le plus répandu pour I’appel de procédure a distance est
ONC RPC [119] - Open Network Computing Remote Procedure Call —, aussi connu sous
le nom de Sun RPC. L utilisation depuis le langage C de ONC RPC permet d’abstraire les
communications réseau derriere une syntaxe habituelle d’appel de procédure. Cela n’en
fait cependant pas un systeme transparent. Par exemple, lors d’un appel de procédure a
distance, il est nécessaire de transmettre un argument qui identifie le service RPC auquel
on s’adresse.

L’appel de méthode a distance permet d’exploiter un objet distant et d’invoquer une
méthode sur cet objet. Pour cela, la notion de référence sur un objet est étendue au cadre
distant, c’est-a-dire qu’une référence peut représenter un objet situé en réalité sur une
machine distante. L’appel d’une méthode sur cette référence provoquera I’appel de la
méthode en question a distance. Parmi les plates-formes permettant I’appel de méthode a
distance, on peut citer CORBA [62] ou RMI [145].

Dans tous les cas, I’appel de routine a distance offre une abstraction au niveau du lan-
gage mais n’est pas transparent dans la mesure ou la gestion de la mémoire elle-méme
n’est pas assuree. En particulier, les arguments sont toujours passes par recopie sur la ma-
chine cible et les résultats des appels sont également recopiés vers la machine a I’origine
de I’appel, méme dans le cas ou la syntaxe correspondrait & un passage par référence.
Pour autant, cela n’est pas masqué au développeur puisque certains éléments de program-
mation indiquent clairement I’aspect distant d’un appel. Il existe des plates-formes qui
se proposent de le lui masquer syntaxiquement. Nous étudierons un exemple d’une telle
plate-forme au chapitre 2 et nous verrons les problemes que cela peut entrainer.

D’autres plates-formes se proposent également de masquer totalement, sur le plan syn-
taxique, I’aspect distant de certains appels mais prennent également en charge la gestion
de la mémoire. Dans ce cas, I’appel est syntaxiquement masque : un appel de méthode
classique aura pour effet d’envoyer un message sur la machine hébergeant I’objet cible
de cet appel. De plus, I’ensemble des conséquences de ces communications sera pris en
charge par la plate-forme. En particulier, les arguments ne seront plus passes par copie
mais bien par référence, conformément a la sémantique locale. Les champs seront acces-
sibles et modifiables a distance, etc. De nombreux travaux ont été proposés dans le cadre
de la plate-forme Java [6, 7, 45, 147, ...].

Le fait d’effectuer ces appels distants de facon transparente nécessite de prendre en
charge certains éléments liés aux processus légers. Par exemple, les appels de méthode a
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distance sont synchrones mais impliquent I’existence de deux processus : le premier exé-
cute la méthode appelante sur la machine de I’appelant, le second se trouve sur la machine
de I’appelé et exécute la méthode appelée. Pourtant, pour I’application locale d’origine,
les deux méthodes sont exécutées par le méme processus Iéger. Comme nous I’avons déja
expliqué section 1.2.3 page 16, afin que les opérations sur les processus légers effectuées
par I’application d’origine puissent continuer a s’effectuer dans un cadre distribué, des
processus virtuels sont introduits par la plate-forme. Ces processus virtuels permettent de
faire apparaitre les deux processus, appelant et appelé, comme I’unique processus légers
correspondant dans I’application d’origine. La pile de ces processus légers virtuels est
distribuée sur plusieurs machines, en fonction de la localisation des objets dont ils ont in-
voqué des méthodes. Par ailleurs, I’exclusion mutuelle doit continuer a fonctionner dans
ce contexte distribué. Les travaux dans ce domaine implantent donc une version distri-
buée des méthodes de synchronisation presentes en Java, généralement par un algorithme
centralisé (Cf. section 1.2.1 page 14).

1.4.3 Mémoire virtuellement partagée

Une mémoire virtuellement partagée permet de faire apparaitre un ensemble d’es-
paces mémoire distincts situés sur des machines distinctes d’un réseau comme une seule
et méme zone mémoire. Lors de la lecture d’une donnée en mémoire par un processus —
donnée que nous appellerons par la suite variable —, le mécanisme de mémoire virtuelle-
ment partagée assure I’acces a cette variable méme si elle se situe dans la mémoire d’une
machine distante. Lors d’un acces en écriture, le mécanisme assure que la variable sera
bien modifiée, quel que soit son emplacement.

Une mémoire virtuellement partagée implante, de fagon distribuée, un modéle mé-
moire. Un modele mémoire définit les regles de cohérence qui doivent s’appliquer aux
variables contenues en mémoire lorsqu’elles sont lues et écrites par différents proces-
sus. Le modeéle de cohérence séquentielle, par exemple, assure que toute lecture d’une
variable obtiendra la derniere valeur écrite dans cette variable. Ce modéle semble plut6t
naturel et logique. Il n’est pourtant pas souvent utilisé en pratique, méme dans les en-
vironnements d’exécution locaux. En effet, les optimisations les plus courantes réalisées
par les compilateurs, comme le réordonnancement d’instructions ou I’exploitation inten-
sive des registres du processeur, sont en contradiction avec ce modeéle. Dans le cas des
mémoires virtuellement partagées, les problémes sont encore plus importants, surtout en
ce qui concerne la latence qui découle du nombre important de communications.

D’autres modeles de cohérence ont donc été proposés. Ils imposent souvent au pro-
grammeur I’utilisation de variables de synchronisation — nous les appellerons verrous
dans la suite — et assurent la cohérence des valeurs des variables lors de I’utilisation de
ces verrous. L’idée qui sous-tend cette approche est que les instructions de deux processus
indépendants peuvent étre ordonnanceées et s’entre méler de facon aléatoire. Sans verrou,
I’ordre d’accés aux variables n’est pas déterministe. Ces modeles relachés reposent sur
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I’acquisition et la libération de verrous pour assurer la cohérence de la mémoire. Schéma-
tiqguement, chaque processus possede son propre espace mémoire privé et travaille uni-
quement dans cet espace. Il met a jour son espace privé lorsqu’il acquiert un verrou et
il publie les modifications réalisées dans sa mémoire privée, c’est-a-dire que les autres
processus pourront avoir acces a ces valeurs, lorsqu’il libére un verrou.

Parmi ces modeles, on peut citer le modele a cohérence faible —weak consistency [125,
p. 308] — qui ne différencie pas I’acquisition ou la libération d’un verrou. Dans ce cas,
I’acces a une variable de synchronisation correspond aux deux opérations simultanément.
Le modeéle entry consistency [125, p. 313] introduit cette distinction mais une variable
partagée entre processus doit étre explicitement déclarée comme telle par le programme
et associée a un verrou. Lorsqu’un processus acquiert un verrou, il a la garantie de lire
la derniére valeur publiée pour la variable associée. Cela nécessite d’associer un verrou
a chaque variable partagée et d’acquérir le verrou de chacune des variables avant d’y
accéder. Le modele lazy release consistency [75] fonctionne sur le méme principe mais
aucune variable n’est associée a un verrou, c’est I’ensemble des variables modifiées qui
est synchronisé. Cela simplifie la programmation par rapport au modele entry consistency
mais nécessite que I’implantation identifie les variables modifiées par le processus.

L’ implantation d’une mémoire virtuellement partagée transparente implique le respect
d’un modeéle de cohérence mémoire existant dans un paradigme de programmation locale.
Comme nous I’avons vu plus haut, les paradigmes de programmation locaux intégrant
la notion de processus léger ne respectent pas la cohérence sequentielle. C’est le cas,
par exemple, du langage Java qui permet donc d’envisager une implantation distribuée
transparente de son modéle mémoire.

La plate-forme Java intégre la notion de processus léger. Elle doit donc spécifier les
regles qui régissent les interactions entre ces derniers et la visibilité des opérations qu’ils
effectuent en mémoire. Ces régles sont définies par le modéle mémoire de la plate-forme
Java et elles ont pour objectif de garantir un comportement cohérent des applications sur
toutes les architectures. Le modéle mémoire Java a d’abord été décrit dans [54] puis dans
le JSR 133 [85] utilisé dans la plate-forme Java depuis la version 1.5. Nous donnons
maintenant une description intuitive de ce modéle mémoire, pour une description plus
précise et plus complete, le lecteur est renvoyé au JSR 133 [85].

Dans ce modéle mémoire les variables sont stockées dans une mémoire centrale. Ces
variables sont les champs des objets, les tableaux et plus généralement, I’ensemble des
données stockées dans le tas. Chaque processus léger possede son propre espace mémoire
de travail privé qui contient des copies des variables sur lesquelles il travaille. Sur un
plan pratique, cet espace mémoire privé peut étre comparé aux registres du processeur, au
cache processeur sur une machine multi-processeurs ou, pourquoi pas, a la mémoire de
la machine locale dans le cas d’une mémoire répartie virtuellement partagée. Un certain
nombre de régles sont définies par le modéle mémoire afin de synchroniser le contenu de
I’espace privé d’un processus léger avec la meémoire centrale. C’est en particulier le cas
lors de I’acquisition ou de la libération d’un verrou. Lors de I’acquisition d’un verrou, il
devra mettre a jour son espace privé avec les valeurs contenues dans la mémoire centrale.
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Dans le cas de la libération d’un verrou, il devra recopier les données modifiées de son
espace privé dans la mémoire centrale. D’autres contraintes sont imposées, par exemple la
lecture ou I’écriture de variables déclarées volatile provoque également une synchronisa-
tion avec la mémoire globale. De méme les champs déclarés final regoivent un traitement
particulier.

Cela signifie que I’acces a des données partagées entre plusieurs processus lIégers, en
I’absence de synchronisation entre ceux-ci, peut aboutir a des comportements surprenants
comme dans cet exemple extrait du JSR 133 dans lequel, initialement, A et B valent O :

Processus 1 \ Processus 2

r2 = A; |rl = B;

B =1; A = 2;
A la fin de I’exécution, on peut avoir r2 == 2 etrl == 1.En effet, en I’absence de
synchronisation explicite, le compilateur va optimiser processus par processus. Pour cha-
cun d’entre eux, les instructions sont indépendantes et le compilateur peut donc décider
de les réordonner.

En observant ce modéle mémoire, on constate qu’il est tres proche de modéles mé-
moire souples destinés aux mémoires réparties virtuellement partagées, comme le modéle
Lazy Release Consistency[75], par exemple. Mihai Surdeanu et Dan Moldovan ont prouvé
que leur modéle mémoire OMW, basé sur le modéle Lazy Release Consistency était équi-
valent, dans le cas des programmes correctement synchronisés, au modele mémoire Java
originel [124]. Etant données les évolutions qui ont été proposées dans le JSR 133, il sem-
blerait que cette équivalence soit maintenant valable méme dans le cas de programmes
non correctement synchronisés.

Jackal [133], Hyperion [5] et DISK [124] proposent tous trois une implantation distri-
buée du modele mémoire Java. Jackal et Hyperion compilent le code Java en code natif.
Dans le cas de Jackal, des instructions sont insérées dans le code durant cette compila-
tion pour implanter le mécanisme de cohérence mémoire. En particulier, des tests sont
insérés pour Vvérifier la disponibilité des données avant les accés mémoire. Un certain
nombre d’optimisations sont mises en ceuvre pour diminuer le nombre de ces tests. Dans
le cas d’Hyperion, le code généré exploite la plate-forme générique de mémoire virtuel-
lement partagée DSM-PM? [4]. Différents modéles mémoires peuvent étre implantés au
dessus de DSM-PM? et une implantation du modéle mémoire Java est proposée. Enfin,
DISK [124] modifie la machine virtuelle Kaffe. Ces trois approches reposent toutes sur
un protocole de cohérence mémoire de type lazy release consistency.
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1.4.4 Conclusion : prise en charge transparente de la mémoire répar-
tie

La gestion de la mémoire répartie peut se faire via I’échange explicite de messages
entre les différentes machines, auquel cas les choses ne sont pas transparentes. Elles
peuvent également se faire grace a I’appel de routine a distance, ce qui offre une cer-
taine abstraction. Cependant, nous verrons au chapitre 2 que cette abstraction syntaxique
ne doit pas aller trop loin. Nous proposerons au chapitre 3 une abstraction des commu-
nications sous la forme de transfert d’objets. Cependant, dans ce cas, la répartition de la
mémoire restera explicite.

La véritable méthode pour gérer de fagon transparente la mémoire répartie consiste
non seulement & masquer cette répartition sur le plan syntaxique mais également a prendre
en charge les conséquences sémantiques de cette répartition. Dans le domaine des appels
de routine a distance, nous avons vu que certaines plates-formes proposaient un masquage
total des communications engendrées par les appels de routine a distance.

Les mémoires virtuellement partagées offrent également une certaine transparence
vis-a-vis de la gestion de la mémoire. Cependant, nous avons vu que, pour les limiter les
communications et la latence induite, elles mettent genéralement en ceuvre des modéles
mémoire relachés. Une mémoire virtuellement partagée ne peut étre transparente qu’a la
condition que le modéle mémoire qu’elle implante corresponde a un modele mémoire lo-
cal. C’est le cas du modéle mémoire lazy release consistency qui est compatible avec le
modele mémoire du langage Java [85], par exemple. Des mémoires virtuellement parta-
gées totalement transparentes pour le langage Java ont donc été proposées [5, 124, 133].

La présentation des mémoires virtuellement partagées nous a permis d’entrevoir cer-
tains mécanismes de gestion de la latence. Nous revenons sur cette caractéristique dans la
prochaine section.

1.5 Prise en charge de la latence

La latence correspond a un phénomeéne physique. Dans le cas des systemes distribués,
il s’agit du temps nécessaire pour qu’une unité d’information transite d’une machine A
vers une machine B.” Comme nous venons de le voir, la prise en charge de la latence est
lice a celle de la mémoire répartie : une machine B a besoin d’une donnée disponible sur
une machine A, cela nécessite une communication qui est soumise a la latence. L’objectif
de la prise en charge de la latence est d’en limiter I’impact soit en recouvrant les commu-
nications par d’autres opeérations, soit tout simplement en limitant les communications.
Nous allons présenter ces deux approches. A cette occasion nous aborderons le principe
des appels asynchrones de routine a distance sur lesquels nous reviendrons en profondeur
au chapitre 4.

"De fagon générale, nous inclurons dans la latence le temps nécessaire au transfert d’une quantité de
données, temps qui, en réalité ne dépend pas que de la latence mais également du débit.
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1.5.1 Limitation des communications

La limitation des communications peut étre réalisée grace a I’utilisation de mémoires
cache ou par la mise en ceuvre de politiques de placement.

Placement

Une politique de placement s’intéresse a la localisation des processus et des don-
nées d’une application sur un ensemble de machines. On peut considérer principalement
deux types de politiques, celles dont I’unité de placement est le processus et celles dont
I’unité est la donnée. Les politiques dont I’unité de placement est le processus placent
les processus sur les différentes machines disponibles. Celles dont I’unité est la donnée
y placent. .. les données. Dans un cas comme dans I’autre, des mécanismes sont mis en
ceuvre pour s’assurer que processus et donnée sont bien disponibles sur la méme machine
lorsque le premier a besoin de la seconde pour effectuer une opération.

Le placement de données se retrouve principalement sur les plates-formes d’appel de
routine a distance. Dans ce cas, la donnée placée est un service ou un objet. L’objectif du
placement sera de limiter le nombre d’appels distants en rassemblant les composants —
objets ou services — communicant beaucoup entre eux [24]. Le placement peut s’effec-
tuer soit au moment de la création du composant, soit par la suite, via un mécanisme
de migration. Dans le cas des objets, le placement peut se baser sur la détection d’un
modele de conception : pour une fabrique, les objets fabriqués seront construits directe-
ment sur la machine de I’appelant plutét que sur la machine hébergeant la fabrique [7];
la migration d’objets permettra d’anticiper I’envoi d’objets dans des modéles de type pro-
ducteur/consommateur [45].

Le placement de processus poursuit le méme objectif de diminuer les communications
entre processus. Ainsi, deux processus communicant beaucoup seront rapprochés I’un de
I’autre. L’autre objectif complémentaire est I’utilisation de I’ensemble des ressources de
calcul disponibles. Bien que celui-ci puisse également étre poursuivi par une politique de
placement de données, les choses sont rendues plus claires ici, dans la mesure ou I’unité
de placement — le processus — correspond a I’unité de calcul — le processeur.

Quelle que soit I’unité de placement — processus ou donnée — considérée par une
politique, une instruction ne peut s’exécuter que si, a la fois, la donnée qu’elle utilise
et le processus qui I’exécute sont présents sur la méme machine, au méme instant. Par
exemple, dans le cas d’une politique dont I’unité de placement est le processus, les dif-
férents processus de I’application seront placés sur les différentes machines disponibles
mais il faudra s’assurer que les données qu’ils utilisent soient disponibles sur leur machine
respective au moment ou ils en auront besoin. Pour cela, I’utilisation d’une mémoire cache
peut étre envisagée.
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Mémoires cache

L’utilisation de mémoires cache permet de réduire la latence. Cette méthode est depuis
longtemps utilisée dans les processeurs. Elle est également utilisée dans les mécanismes
de mémoire virtuellement partagée que nous avons vus section 1.4.3 page 32.

Dans le cas des processeurs, I’écart entre le temps d’exécution d’une instruction par le
processeur et le temps d’acces a la mémoire est tel que le processeur est obligé d’attendre
au cours de ces acces. Pour éviter cela, des mémoires cache de taille réduite mais a accés
trés rapide sont utilisées. Les lectures et les écritures s’effectuent directement dans cette
mémoire cache. Ainsi, I’écriture d’une donnée ne subit plus la latence liée a I’accés a
la mémoire. Pour la lecture, en cas de défaut de cache, c’est-a-dire si la donnée n’est
pas présente dans la mémoire cache, le processeur devra alors effectivement accéder a
la mémoire et attendra le temps nécessaire a la réalisation de cet accés. Au passage, la
donnée sera stockée dans le cache et les prochains acces en lecture seront directement
effectués depuis celui-ci.

A I’échelle d’un systeme distribué, on peut voir la mémoire locale d’une machine
comme de la mémoire cache. Ainsi, les accés en lecture et en écriture & une donnée
peuvent s’effectuer directement dans la mémoire locale — indépendamment du mécanisme
de cache de la mémoire mis en ceuvre par le processeur que nous venons de voir. Tout
comme pour les processeurs, en cas de défaut de cache, c’est-a-dire si la donnée n’est pas
présente lors d’une lecture, celle-ci devra étre récupérée a distance, ce qui entraine une
latence liée au réseau. Ce principe d’utilisation de la mémoire locale comme un cache
dans un systeme distribué sera plus ou moins transparent, selon qu’il sera implanté par
une meémoire virtuellement partagée ou explicitement, au sein du programme, par I’envoi
de messages.

Dans le cas du cache processeur sur une seule machine mono-processeur, la gestion
du cache correspond a peu prés a ce que nous venons de présenter. Mais dés que les
données sont partagées par plusieurs processeurs — machines multi-processeurs — ou par
plusieurs machines — systeme distribué —, chacun possédant sa propre mémoire cache, il
est indispensable de mettre en ceuvre des mécanismes assurant la cohérence des données
entre les différents caches. Schématiquement, lorsqu’un processeur modifie une donnée
dans son cache, les autres devront, par la suite, lire cette nouvelle valeur plutét que celle
qui était stockée dans leur propre cache.

Si les contraintes de cohérence imposées entre les différents caches sont trop fortes
alors la mémoire cache ne présente que peu d’intérét puisque chaque modification va
engendrer des communications pour mettre a jour les autres caches. Il est donc nécessaire
de définir des modeles de cohérence relachée. Nous avons présenté certains modeéles de
cohérence relachée pour les mémoires virtuellement partagées a la section 1.4.3 page 32.
On retrouve le méme type d’approche dans le cas des machines multi-processeurs. Le
modéle mémoire Java également présenté section 1.4.3 page 32 a d’ailleurs pour objectif
de s’adapter a ces modeles mémoire relachés. D’autres types de cohérence relachée sont
mis en ceuvre dans les systemes distribués et peuvent parfois étre directement intégrés a la



1.5. PRISE EN CHARGE DE LA LATENCE 37

logique du programme. C’est le cas, par exemple du modéle de synchronisation des tables
entre serveurs primaires et serveurs secondaires dans le cas du DNS (Cf. 1.1.2 page 11).
Le protocole HTTP/1.1 [48] définit également les regles permettant la mise en mémoire
cache de pages web.

La gestion de la latence par un systéme de cache n’est généralement pas transpa-
rente dés qu’au moins deux caches doivent étre maintenus cohérents. Par exemple dans
le cas d’une mémoire virtuellement partagée, cela nécessite la définition d’un modele de
cohérence mémoire relaché que le programmeur doit respecter. Mais on doit également
remarquer que le méme type de modeles relachés a di étre proposé dans les machines
multi-processeurs. Dans le cas des programmes séquentiels, cela n’a pas d’influence mais
les programmes locaux utilisant des processus légers doivent intégrer, dans leur concep-
tion, ces modéles meémoire relachés.

Lorsque la prise en charge de la latence par des mécanismes de mémoire cache existe
déja dans les paradigmes de programmation locale, I’implantation en distribué de ces mé-
canismes permet d’assurer la prise en charge des applications congues selon un paradigme
de programmation locale dans un modéle d’exécution distribuée. Nous en avons vu des
exemples pour le langage Java a la section 1.4.3 page 32.

1.5.2 Recouvrement des communications

Le recouvrement des communications permet de diminuer I’impact de la latence. Pen-
dant que des données sont recues ou transmises, d’autres instructions continuent d’étre
executées sur la machine. Nous allons voir trois méthodes de recouvrement des commu-
nications : (1) le préchargement qui consiste a demander le chargement d’une donnée
avant qu’on en ait réellement besoin. On recouvre les communications engendrées par le
chargement de cette donnée par d’autres opérations; (2) I’utilisation des processus légers
qui consiste a avoir plusieurs processus légers préts a s’exécuter sur une machine donnée.
Lorsqu’un de ces processus légers effectue une communication, un autre processus utilise
le processeur et recouvre les communications du premier ; (3) I’appel asynchrone de rou-
tine a distance qui permet de continuer I’exécution du processus en cours pendant qu’une
routine est exécutée sur une autre machine.

Préchargement

Le préchargement permet le recouvrement des communications en demandant une
donnée avant d’en avoir besoin. Il s’utilise généralement avec une mémoire cache. Lors
d’un acces en lecture a une donnée, si celle-ci n’est pas présente en cache, il est nécessaire
d’attendre son chargement. Pour éviter cela, elle peut étre préchargée en prévision de
son utilisation. En attendant, les instructions indépendantes de cette donnée peuvent étre
exécutées normalement. Si tout se passe bien, la donnée est déja en cache au moment ou
on en a besoin.



38 CHAPITRE 1. CARACTERISTIQUES DES SYSTEMES DISTRIBUES

On distingue généralement deux types de préchargement [66]. Le préchargement
liant — binding prefetching — et le préchargement non liant — non-binding prefetching.
Dans le cas du préchargement liant, une fois une donnée préchargée, celle-ci ne peut plus
étre modifiée par un autre processeur. Plus précisément, toute modification faite entre le
moment du préchargement et le moment effectif d’utilisation sera invisible et donc sy-
nonyme, selon le modéle de cohérence, de corruption de donnée. Cela signifie qu’une
donnée ne peut étre préchargee qu’a partir du moment ou sa valeur ne sera plus modi-
fiée avant son utilisation. A I’inverse, le préchargement non liant autorise la modification
d’une donnée entre le moment de son préchargement et celui de son utilisation. Cette
modification devra alors étre prise en compte juste avant I’utilisation de la donnée.

On retrouve des méthodes de préchargement dans la plupart des systémes a base de
cache. Le logiciel Squid [118], par exemple, qui met en place un cache de pages web, dis-
pose d’un module exploitant le préchargement : lorsqu’on accede a une page via Squid, les
pages référencées par celle-ci sont préchargées. De méme, la norme HTML 4.01, proposée
par le W3C, spécifie I’élément LINK qui peut étre de type next [139]. Un tel élément
specifie la page suivante a consulter dans un parcours raisonnable du site. Le navigateur
Mozilla exploite ce marqueur et I’étend en ajoutant le type explicite prefetch [102].
Pendant que I’ utilisateur consulte une page internet, le navigateur précharge les liens iden-
tifiés par ces marqueurs. 1l recouvre ainsi les communications par la lecture.

Les processeurs ont également recours au préchargement. Le processeur Pentium 111,
par exemple, propose I’instruction assembleur prefetcht 0 qui a pour effet de déclen-
cher le préchargement d’une donnée de la mémoire vers les mémoires cache du proces-
seur.

Le préchargement peut aussi étre utilisé dans le cadre de la mémoire virtuellement
partagée. Son étude dans ce contexte a fait I’objet de nombreux travaux [2, 11, 66, 95,
104]. Dans le cas du modele de cohérence Lazy Release Consistency, par exemple, le
préchargement permet d’obtenir I’ensemble des données auxquelles on accédera dans une
section critique avant d’y entrer. Pour cela, il est possible d’avoir recours a un mécanisme
de préchargement liant. Cependant, il ne pourra étre déclenché qu’a I’entrée en section
critique, ce qui augmentera le délai associé a I’acquisition d’un verrou. Cela peut étre trés
pénalisant dans le cas de sections critiques courtes [11]. A I’inverse, un préchargement
non liant pourra étre effectué a n’importe quel moment avant I’entrée en section critique.
Cependant, il sera nécessaire de remettre la donnée a jour avant son utilisation réelle si
elle a été modifié entre temps [95].

Le préchargement peut étre déclenché par des instructions de préchargement inserées
dans le programme par un compilateur ou par le développeur, avec I’effort supplémentaire
que cela suppose [95]. Il peut également se baser sur une observation du programme
pendant I’exécution. Adaptive++ [104], par exemple, tente de repérer des motifs dans
I’exécution d’une application en analysant les acces mémoire entre deux barrieres. S’ils
se répétent, alors, au début d’une nouvelle phase de calcul, Adaptive++ va précharger
les données qu’il avait été nécessaire de charger durant la phase précédente. Sinon, si les
zones mémoire auxquelles on accéde sont réparties de facon réguliére, alors Adaptive++



1.5. PRISE EN CHARGE DE LA LATENCE 39

va les précharger en anticipant les acces futurs.

Le préchargement de données inutiles engendre des communications réseau super-
flues qui peuvent dégrader les performances des applications. Le préchargement peut
aussi conduire a la concentration, dans un laps de temps réduit, de communications qui,
au depart, étaient réparties dans le temps. Cela peut aboutir & des contentions au niveau
du réseau, a une diminution de ses performances et par conséquent de celles de I’appli-
cation [95]. Bien que le préchargement puisse contribuer a une amélioration nette des
performances, s’il est utilisé pour masquer la latence de fagcon transparente et sans une
connaissance spécifique de I’application cible, son utilisation peut aboutir a I’effet inverse
de celui recherché.

Processus légers

Les processus légers permettent le recouvrement des communications : pendant qu’un
processus léger attend qu’une communication s’effectue, un autre prend la main et exécute
des instructions sur la machine. Alors que le préchargement oblige a connaitre a I’avance
les communications qui vont étre nécessaires, I’avantage des processus légers est qu’a
priori, aucune connaissance particuliére ni aucune capacité de prédiction n’est nécessaire
en ce qui concerne I’application cible.

Nous avons vu que la plupart des processeurs utilisent un mécanisme de mémoire
cache et éventuellement de préchargement pour compenser la lenteur relative de la mé-
moire par rapport au processeur. Une alternative est I’intégration, au sein du processeur,
de la notion de processus Iéger. Nous appellerons ces processeurs processeurs multi-
thread [130]. Il existe différents types de processeurs multi-thread :

— IMT - Interleaved Multi-Threading. Une instruction d’un processus léger différent
est traitée a chaque cycle.

— BMT - Blocked Multi-Threading. Un seul processus léger est exécuté séquentiel-
lement jusqu’a ce qu’une opération nécessitant une attente du fait d’une latence du
matériel sous-jacent — comme un acceés mémoire — soit rencontrée, ce qui provoque
un changement de contexte.

— SMT - Simultaneous Multi-Threading. Les instructions de plusieurs processus lé-
gers sont exécutées simultanément par un seul processeur superscalaire.

Les processeurs multi-thread permettent donc d’utiliser un nombre important de proces-
sus légers pour un codt de gestion, et notamment de changement de contexte, tres faible.
Ils permettent le recouvrement des communications par le calcul et sont d’ailleurs parfois
utilisés ou recommandés pour I’implantation de mémoires virtuellement partagées [66].

Les processus légers logiciels sont gérés par le systéme ou par une bibliotheque. Le
changement de contexte a un co(t beaucoup plus important et la granularité est de ce
fait moins fine que dans le cas des processeurs multi-thread. On pourra trouver dans [99]
une étude de différentes plates-formes permettant la programmation a base de processus
légers dans le cadre du calcul haute performance.
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Pour qu’une application bénéficie du recouvrement des communications par le calcul
grace aux processus légers, il est nécessaire que celle-ci possede un niveau de parallé-
lisme important. Ce parallélisme peut étre algorithmique — implantation d’un algorithme
parallele avec des processus légers — ou fonctionnel — chaque processus léger possede
un role dans I’application. Les paradigmes de programmation locaux intégrant la notion
de processus légers, leur exploitation pour permettre le recouvrement des communica-
tions par le calcul peut donc se faire de fagon transparente. Cependant, le recouvrement
qui pourra étre réalisé dépendra directement du degré de parallélisme de I’application.
L’augmentation automatique de celui-ci n’est pas une tache triviale.

Dans le cas de I'utilisation de processus légers pour I’implantation d’un algorithme
parallele, on peut imaginer augmenter le nombre de ces processus légers [46], par exemple
en modifiant les paramétres passés au programme sur la ligne de commande, si ceux-ci
servent a spécifier le nombre de processeurs disponibles [129]. Cependant, cela implique
une gestion fine du placement des processus légers sur les différentes machines. Dans le
cas de programmes de type SPMD dont le schéma de communication est régulier, cette
méthode peut aboutir & une augmentation des communications [47] et un mécanisme de
type préchargement sera, de par cette régularité des communications, mieux adapté.

Considérons, par exemple, un calcul découpé en étapes opérant sur un tableau. On sup-
pose qu’au début de chaque étape, chaque processus léger effectue une copie de la colonne
adjacente a la partie du tableau qu’il gere. Dans la logique originale du programme, on a
un processus léger par processeur sur la machine locale. Le tableau est donc découpé en n
zones, n étant le nombre de processeurs. A chaque étape, les n processus copient la valeur
d’une colonne adjacente. Supposons qu’on souhaite maintenant exécuter ce programme
sur un systeme distribué. Considérons la méthode de distribution simple qui place un pro-
cessus léger sur chaque machine. La plate-forme se charge d’assurer les communications
lorsque c’est nécessaire. Sur la figure 4(a) page ci-contre, quatre machines distinctes hé-
bergent quatre processus. Chaque processus execute un processus léger de I’application
d’origine et posséde une zone du tableau. A la fin d’une étape de calcul, la copie de la
colonne adjacente — représentée en pointillés — déclenche une communication. Le trans-
fert des colonnes adjacentes est représenté par les fleches. On considere maintenant qu’on
utilise m processus légers pour exécuter ce méme algorithme, avec m = x * n, x étant
un entier supérieur a 1. Si on place des processus légers qui travaillent sur des zones de
tableau contigués sur la méme machine, comme sur la figure 4(b) page suivante, pendant
que I’un d’entre eux attend qu’on lui communique la zone adjacente dont il a besoin, les
autres peuvent effectuer des calculs aprés avoir simplement copié leurs zones adjacentes
présentes localement. On aura toujours n communications a chaque étape pour obtenir
les colonnes adjacentes distantes. Si au contraire, on place ces processus Iégers de facon
aléatoire comme sur la figure 4(c) page ci-contre alors on risque d’avoir, dans le pire des
cas, x processus légers par nceud dont la colonne adjacente est distante. On aura donc
x*n communications a chaque étape au lieu de n et aucun recouvrement puisque tous les
processus légers seront en attente de leur colonne. Une telle augmentation du nombre de
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processus légers sans prise en charge spécifique du placement aboutit alors a une dégra-
dation significative des performances du programme.

Dans le cas d’une application fonctionnellement paralléle, les différents processus
légers auront différents roles. Ce type de parallélisme est parfaitement adapté au recou-
vrement des communications par le calcul. C’est méme une des possibilités offerte par
la méthode ELM [112] - Entity Life Modelling— que de détecter et d’effectuer les dé-
coupages qui permettront d’obtenir une application recouvrant ses communications par
du calcul. Par contre, une fois les différents roles établis, I’augmentation automatique du
degré de parallélisme n’est pas évident.

Les processus légers déja existants au sein d’une application locale peuvent étre ex-
ploités pour recouvrir les communications de fagon transparente. Par contre, si on sou-
haite augmenter leur nombre, le placement de ces derniers doit étre considéré avec at-
tention pour trouver un compromis avec I’augmentation des communications comme sur
I’exemple de la figure 4.
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Appel asynchrone de routine a distance

Nous avons vu les mécanismes d’appel de routine a distance a la section 1.4.2 page 30.
Dans toutes les plate-formes que nous avons décrites et sur lesquelles nous reviendrons
plus en détail au chapitre 2, les appels sont effectués de fagcon synchrone : I’appelant est
bloqué et ne peut continuer son exécution tant que le résultat de sa commande ne lui est
pas parvenu. Ce temps d’attente inclut le délai nécessaire au transit de la commande sur
le réseau, a son exécution puis au transit du résultat. L’appel asynchrone de routine a
distance a pour but de recouvrir ce délai.

L’asynchronisme des appels de routine a distance peut s’effectuer de différentes fa-
cons [44]. L’asynchronisme peut étre réalisé coté serveur, c’est-a-dire sur la machine de
I’appelé. Dans ce cas, I’appelant enverra son appel de routine de fagon synchrone et at-
tendra un accusé de réception avant de continuer son exécution. Le temps d’exécution de
la routine ainsi que I’envoi du résultat pourront étre recouverts. Ce type d’asynchronisme
permet d’assurer a I’appelant que, lorsque I’instruction suivant immédiatement cet appel
est exécutée, I’appel de routine a bien été recu par la machine distante.

L’asynchronisme peut s’effectuer coté client, c’est-a-dire sur la machine de I’appelant.
Dans ce cas, I’envoi de la commande, I’exécution de celle-ci ainsi que le retour du résultat
peuvent étre recouverts. Par contre, aucune garantie n’est fournie au développeur quant
a I’état de son appel asynchrone lorsque I’instruction qui suit immédiatement dans le
programme est exécutée. Il est donc nécessaire de fournir des primitives supplémentaires
permettant de vérifier si I’appel de routine a bien été recu et, en particulier, si les données
concernant cet appel ont été transmises ou non et peuvent étre réutilisées ou non.

Dans le cas ou I’asynchronisme est présent a la fois coté client et c6té serveur, I’ob-
jectif est alors de recouvrir totalement I’appel — asynchronisme c6té client — et d’assurer
une certaine politique de gestion des appels, comme pour le mécanisme d’auto-protection
de la section 1.2.2 page 15 — asynchronisme c6té serveur.

Nous reviendrons plus en détail sur les appels asynchrones de routine a distance au
chapitre 4 et sur quelques plates-formes qui offrent cette fonctionnalité. Nous étudierons
la question du masquage syntaxique de I’asynchronisme d’un appel et les problemes que
cela peut soulever, notamment en ce qui concerne la gestion des exceptions. Enfin, nous
présenterons au chapitre 5 la propriété d’activabilité proposée dans le cadre de la plate-
forme ProActive [65] ainsi que I’extension que nous en proposons, qui permettent d’in-
troduire automatiquement et de fagon transparente des appels de méthode asynchrones
dans un programme objet.

1.5.3 Conclusion : prise en charge transparente de la latence

La latence est liée a des phénomeénes physiques et représente le temps nécessaire a
une information pour transiter d’une machine a une autre dans un systéeme distribué. La
particularité de la latence vis-a-vis des autres caractéristiques est que la plupart des appli-
cations écrites selon un paradigme de programmation locale pourront s’exécuter sur un
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modele d’exécution distribuée — si les autres caractéristiques sont bien prises en charge —
sans que la latence n’ait d’influence sur la sémantique de I’application. Ainsi, la latence
ne nécessite pas forcément d’efforts particuliers dans le cadre de I’unification des para-
digmes de programmation locale et distribuée, en tout cas sur le plan de la sémantique.
Nous avons vu, par exemple, que certains modeles de cohérence mémoire relachée des
mécanismes de mémoire cache sont déja intégrés aux paradigmes de programmation lo-
cale.

Les techniques de prise en charge de la latence que nous avons présentées ne peuvent
pas toutes étre appliquées de facon aveugle. C’est le cas du préchargement qui, s’il est
mal utilisé, peut aboutir a une augmentation importante des communications. Dans le
cas des processus légers, il est possible d’exploiter ceux déja existants dans I’application
pour recouvrir les communications. Par contre, si on souhaite augmenter le nhombre de
processus légers, le placement de ces derniers doit étre considéré avec attention pour
éviter d’accroitre encore les communications comme sur I’exemple de la figure 4 page 41.

L’appel asynchrone de routine a distance est une autre approche qui permet d’atténuer
I’impact de la latence dans les plates-formes d’appel de méthode a distance. Le principe
est d’appeler une routine a distance sans attendre son résultat. Nous reviendrons plus en
détail sur cela au chapitre 4. D’un certain point de vue, la propriété d’activabilité que
nous décrirons au chapitre 5 permet d’exploiter de facon transparente les appels de rou-
tine a distance puisqu’elle introduit automatiquement de tels appels dans une application
séquentielle tout en conservant la semantique originelle. Cependant, le masquage syn-
taxique de I’asynchronisme pose un certain nombre de problémes, en particulier en ce
qui concerne la gestion des exceptions. Nous verrons au chapitre 4 que les mécanismes
de gestion d’exception pour les appels synchrones ne sont pas adaptés aux appels asyn-
chrones.

1.6 Unification des paradigmes de programmation locale
et distribuée

Nous avons défini I’unification de la programmation locale et distribuée de facon
utopique comme la possibilité de réaliser des programmes selon un paradigme de pro-
grammation locale et qui puissent s’exécuter de fagon optimale quel que soit le modéle
choisi, d’exécution locale ou distribuée. Cela implique que la plate-forme d’exécution
distribuée soit capable de prendre en charge, de fagon transparente, les caractéristiques
que nous venons de présenter. Cette unification est possible, au mot optimale prés.

Commencons par les pannes partielles. Nous avons vu qu’il était possible de les gérer
de fagon transparente en les transformant en pannes totales. On n’obtient malheureuse-
ment pas une solution optimale. En effet, la probabilité qu’un programme se termine en
raison d’une panne est nettement supérieure dans le cas d’un systéeme distribué offrant
cette transparence que dans le cas d’un systéme local, alors qu’a I’inverse, la probabilité
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que toutes les machines d’un systéme distribué soient en panne simultanément est beau-
coup plus faible. Les méthodes de gestion de pannes comme la réplication ou les points de
reprise peuvent étre mises en ceuvre de fagon transparente pour améliorer cette situation.
Cependant, cette transparence implique des hypothéses pessimistes en ce qui concerne la
sauvegarde des points de contréle ou le maintien de la cohérence entre réplicas. Vogels et
al. [136] constatent que des solutions ad-hoc, spécifiques a la sémantique des applications
concernées sont souvent préférées. Finalement, ces deux mécanismes permettent bien la
gestion transparente des pannes partielles mais limitent I’échelle a laquelle une applica-
tion pourra étre déployée, que ce soit en raison de I’augmentation de la probabilité de
panne ou du codt de la gestion transparente de panne.

La latence a la particularité de pouvoir étre totalement ignorée sans nuire, la plupart
du temps, a la sémantique de I’application. Cependant, son impact au niveau des perfor-
mances peut étre extrémement nuisible et nous avons étudié quelques techniques pour
sa prise en charge section 1.5 page 34, soit en limitant les communications, soit en les
recouvrant. Dans le cas du recouvrement, le préchargement peut réduire la latence mais
son utilisation aveugle risque d’aboutir a une saturation inutile du réseau. Les processus
Iégers existant dans une application locale peuvent étre exploités. Mais le recouvrement
est alors limité par le degré de parallélisme de I’application et nous avons montré sur
I’exemple de la figure 4 page 41 que I’ajout transparent de processus légers, sans un pla-
cement attentif de ces derniers afin de limiter les communications, pouvait dégrader les
performances d’une application. Les mémoires cache permettent également de limiter les
communications a condition d’étre associées a un modele de cohérence relaché. Nous y
revenons au paragraphe suivant. L’appel asynchrone de routine a distance est une autre
possibilité, nous I’étudierons ainsi que son utilisation transparente aux chapitres 4 et 5.

La mémoire répartie peut étre gérée de fagon transparente via un mécanisme de
mémoire virtuellement partagée. Ces mécanismes sont intimement liés a la latence et a la
définition de modeles mémoires relachés qui limitent son impact. Comme nous I’avons
remarqué section 1.4.3 page 32, lorsque le modele mémoire exploité par une mémoire
virtuellement partagée correspond au modéle mémoire d’un paradigme de programmation
locale, comme c’est le cas du modeéle lazy release consistency et du modéle mémoire
Java, I’utilisation d’une mémoire virtuellement partagée devient transparente. L’appel de
routine a distance peut également permettre d’abstraire les communications. Nous avons
évoqué section 1.4.2 page 30 certaines plate-formes qui exploitent cela pour proposer un
masquage total des communications. D’autres se contentent d’un masquage syntaxique et
la sémantique des appels reste celle d’appels distants. Nous reviendrons au chapitre 2 sur
les problémes que souléve cette derniére approche.

En ce qui concerne la confiance, nous nous sommes intéressé a la confiance entre le
fournisseur d’un code mobile et I’entité d’exécution de ce code. La protection du four-
nisseur vis-a-vis de I’entité d’exécution impose d’utiliser un moyen pour s’assurer que
I’entité d’exécution ne perturbe pas I’exécution du code. Cette garantie peut étre four-
nie de facon transparente dans le cas ou elle repose sur une infrastructure matérielle
sécurisée comme celle que nous avons décrite section 1.3.2 page 23. C’est uniquement
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au déploiement de I’application qu’il sera nécessaire de s’assurer que chacune des ma-
chines hétes fournit ou non le matériel approprié. La seule alternative possible est de
se restreindre a I’utilisation de machines gérées par des organismes dans lesquels on a
totalement confiance. Le probleme de la gestion transparente de la securité de I’entité
d’exécution, quant a lui, ne se pose pas dans la mesure ou les mécanismes de protection
sont déja présents dans les systémes locaux.

Enfin, les problémes de gestion de la concurrence sont déja présents dans les sys-
temes locaux. La prise en charge de cette caractéristique dans un systeme distribué peut
donc se faire de fagon totalement transparente. Cependant, une application locale a pro-
cessus légers peut faire des hypothéses sur le nombre de processus légers accédant si-
multanément & une ressource. 1l est essentiel que la plate-forme d’exécution respecte ces
hypothéses en limitant la concurrence sur les ressources de I’application a celle déja pre-
sente dans I’application d’origine.

L’unification qui consiste a gérer de facon totalement transparente les caractéristiques
des systéemes distribués est donc possible mais avec les limites que nous avons décrites
pour chacune des caractéristiques : gestion sous-optimale des pannes partielles ; compati-
bilité entre le modéle mémoire local et un modele mémoire relaché pour mémoire virtuel-
lement partagée ; confiance dans les machines exploitées pendant I’exécution ; limitation
des acces aux ressources de I’application.

Une autre voix pour I’unification des paradigmes de programmation locale et distri-
buée consiste a enrichir le paradigme de programmation locale avec des outils adaptés aux
caractéristiques des systémes distribués. Cette solution doit, a priori, étre rejetée puisque
le résultat produit serait un paradigme de programmation distribuée et pas un paradigme
unifié. Pourtant, on constate une convergence des deux paradigmes au fur et a mesure de
leur évolution. Sans que cela ait forcément été motivé par I’unification, un certain nombre
d’outils ont été ajoutés aux paradigmes de programmation locaux : processus légers, ex-
clusion mutuelle, modeles mémoire relachés, gestion des droits, etc.

Une caractéristique pour laquelle cette convergence n’a pas encore été observée est
celle des pannes partielles. Rien aujourd’hui, dans un paradigme de programmation lo-
cale, ne semble permettre la prise en charge de quelque chose qui puisse se rapprocher, de
pres ou de loin d’une panne partielle. L’arrét brutal d’un processus Iéger dans une applica-
tion locale peut laisser cette derniére dans un état incohérent, en particulier si cet arrét se
produit en plein milieu d’une section critique. La gestion de I’arrét brutal d’un processus
léger est un probleme ouvert et les seules solutions actuelles consistent a empécher ce
type d’arrét [123, 128]. Une solution a ce probleme sera peut-étre source de convergence
sur la question des pannes partielles.
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Chapitre 2

Mémoire répartie : quelques approches
pour sa gestion explicite

Les différents éléments d’un systeme distribué, placés sur des machines distinctes,
ont chacun leur propre espace memoire. Il faut des outils pour permettre I’échange de
données entre ces espaces mémoire sépares. Nous avons deja évoqué en 1.4 page 28
les trois mécanismes que sont : I’échange de messages, I’appel de routine a distance et
la mémoire virtuellement partagée. Au chapitre suivant, nous présenterons I’API JToe,
laquelle propose une prise en charge explicite de la mémoire répartie sous la forme de
transfert d’objets. Nous revenons auparavant sur les mécanismes de gestion explicite de
la mémoire partagée existants qui nous semblent se rapprocher le plus de JToe.

Nous présenterons I’appel de routine a distance a la section 2.2 page 51. Nous nous
intéresserons en particulier a RMI [145] qui permet d’abstraire les communications sous
la forme d’appels de méthode a distance. Un tel appel implique le transfert d’objets entre
machines virtuelles distinctes. Nous étudierons ensuite les probléemes que posent des ap-
proches qui franchissent une étape supplémentaire (comme celle de la plate-forme Ja-
vaParty [67]) en masquant I’appel de méthode a distance derriére la syntaxe d’un appel
local. Nous verrons au chapitre 3 que JToe propose une abstraction des communications
sous la forme de transfert d’objets mais que ce transfert est rendu explicite afin d’éviter
de tels problemes.

Tout comme pour les arguments dans le cas de I’appel de routine a distance, 1’envoi
d’un objet avec JToe se fait & I’initiative de I’émetteur. Cependant, la notification de I’ar-
rivée d’un nouvel objet et son intégration au programme en cours d’exécution se fait, sur
le récepteur, grace a un mécanisme événementiel : une routine fournie par I’utilisateur a
la couche JToe est appelée pour indiquer I’arrivée du nouvel objet. En cela, JToe se rap-
proche des plates-formes a messages actifs que nous présentons dans la section suivante.
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2.1 Messages actifs

Le principe des messages actifs [137] est simple : un message actif contient dans son
en-téte I’adresse d’une seéquence d’instructions — appelée handler — qui sera exécutée a
la réception du message. A la différence d’un appel de procédure a distance, I’objectif
d’un handler n’est pas d’exécuter un ensemble de calculs complexes et de répondre a une
requéte. Au contraire, il s’agit d’étre le plus bref possible pour intégrer les données conte-
nues dans le message au sein du programme en cours d’exécution. En effet le handler
d’un message actif est exécuté entierement sans interruption, en conséquence la prise en
charge de nouveaux messages n’est pas possible tant qu’un handler s’exécute.

D’un certain point de vue, on peut considérer les messages actifs comme une généra-
lisation des fonctionnalités deja offertes par le matériel et le systeme. Au lieu d’exécuter
toujours le méme code privilégié lorsque des données arrivent sur une interface réseau,
on exécutera un code utilisateur qui dépendra directement du message recu.

L’interface Generic Active Message Interface [36] a €té proposée pour les messages
actifs. Celle-ci définie cinq opérations de base :

— request
Permet d’envoyer un message actif. Le handler de ce message est précisé ainsi que
les arguments pour ce handler. Au maximum quatre mots de quatre octets peuvent
étre passés en argument.

- reply
Permet d’envoyer une réponse a une requéte. Seul un handler peut envoyer une ré-
ponse et il ne peut en envoyer qu’une seule. De plus, cette réponse doit étre adressée
a I’émetteur de la requéte.

— store
Permet de copier une zone mémoire a une adresse donnée dans la mémoire d’un
nceud distant. Cette opération recoit en argument I’adresse d’un handler sur le nceud
distant. Ce dernier est exécuté lorsque toutes les données ont été recues.

— get
Permet de recopier une zone mémoire distante dans la mémoire locale. Cette opéra-
tion recoit en argument I’adresse d’un handler local qui sera appelé lorsque toutes
les données auront été rapatriées localement.

— poll
Permet de demander explicitement le traitement de messages recu mais non encore
pris en compte.

Cette interface doit permettre I’implantation de routines de communication classiques
comme MPI. Cependant, certaines difficultés sont rapidement rencontrées. La routine
MPI MPI_Send permet de transmettre un message vers un nceud distant. Son implan-
tation exploite la primitive store. Comme store doit connaitre, a I’avance, I’adresse
a laquelle placer les données sur la machine destinataire, elle présuppose une phase de
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négociation entre I’émetteur et le récepteur afin que ce dernier transmette au premier une
adresse valide [23].

La bibliothéque LAPI (Low Level Application Programming Interface) [115] résout
ce probléme en adoptant une approche Iégerement différente. On y retrouve le méme type
de primitives que celles vues précédemment : Amsend pour I’envoi d’un message actif
et Put et Get pour la copie de données, respectivement, vers un nceud distant ou depuis
un nceud distant. LAPI difféere par les types de messages actifs qui peuvent étre transmis
et par leur gestion.

Un message actif peut étre d’une taille quelconque et peut donc étre compose de plu-
sieurs paquets réseau. Lors de la réception du premier paquet d’un message actif, son
handler est exécuté. Son réle est de fournir a la bibliotheque LAPI une adresse mémoire a
laguelle les données du message entrant devront étre stockées ainsi, éventuellement, qu’un
pointeur vers une séquence d’instructions — appelée completion handler — qui sera appe-
Iée une fois le message totalement recu. Ainsi, pour revenir a la primitive MPI_Send,
I’émetteur d’une donnée n’a plus besoin de décréter le futur emplacement des données
qu’il transmet. La bibliothéque LAPI fournit également des primitives de synchronisation
entre processus. Elle est disponible sous IBM/SP.

Un probleme des mécanismes a messages actifs est celui de garantir qu’un handler ne
va pas bloquer. Si cela se produit, tout le systéme est bloqué, ¢’est donc une contrainte cru-
ciale. Différentes propositions ont été faites, comme I’utilisation d’un pool de processus
légers qui permet de prendre en charge les handlers effectuant une opération bloquante
ou dépassant un certain temps d’exécution.

Par ailleurs, I’adresse de la routine contenue dans I’en-téte d’un message actif permet
a I’émetteur de demander I’exécution d’un code quelconque au récepteur. Il faut donc,
d’une part assurer que I’adresse correspond effectivement a une routine et pas a une zone
mémoire quelconque et, d’autre part vérifier que cette routine peut étre exécutée sans
risque via un message actif. Méme si JToe peut, d’un certain point de vue, Se comparer aux
messages actifs, nous verrons au chapitre suivant que le code exécuté lors de la réception
d’un message n’est pas spécifié par I’émetteur du message mais par le récepteur via un
mécanisme évenementiel. Ainsi, le probléeme d’un message demandant I’exécution de
code situé a une adresse mémoire quelcongue ne se pose pas.

2.2 Appel de routine a distance

Dans cette section, nous allons étudier les mécanismes d’appel de routine a distance.
Nous allons voir I’appel de procédure & distance ainsi que I’appel de méthode a distance
avant d’aborder les problemes qui peuvent étre liés au masquage syntaxique des commu-
nications.
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2.2.1 Appel de procédure a distance

L’appel de procédure permet le transfert de contréle et de données entre deux proceé-
dures présentes sur une méme machine. L’appel de procédure a distance [12] étend cette
notion a deux procédures situées sur deux machines éventuellement distinctes. Lorsqu’un
appel est fait a une procédure distante, I’appelant est suspendu, les arguments de la pro-
cédure sont transférés, via le réseau, sur la machine ou la procédure doit s’exécuter. Sur
la machine de I’appelé, la procédure souhaitée est exécutée avec les arguments regus par
le réseau. Lorsque cette procédure se termine, le résultat de celle-ci est transféré, via le
réseau, sur la machine de I’appelant. L’appelant redémarre en récupérant le résultat de la
procédure appelée comme si celle-ci s’était exécutée localement.!

L’un des protocoles les plus répandus pour I’appel de procédure a distance est
ONC RPC [119] - Open Network Computing Remote Procedure Call — aussi connu sous
le nom de Sun RPC. Il repose sur le langage RPC [119] qui définit des notions de pro-
gramme et de version et permet de décrire un service RPC, c’est-a-dire un ensemble de
procédures pouvant étre appelées a distance. Les programmes 2.1, 2.2 et 2.3 page ci-
contre présentent un exemple de code pour le développement d’un service RPC hello
world en C, affichant He11o Worl1d ! sur le serveur.

program HELLO WORLD {
version HELLO FIRST{
int SAY HELLO (void) = 1;
}o=1;
} = 0x20000001;

Programme 2.1: hello.x

#include <rpc/rpc.h>
#include "hello.h"

int xsay hello 1 svc(void xarg, struct svc_req xrgstp) {
static int result;
result = printf ("\nHello World !\n");
return &result;

}

Programme 2.2: server.c

Le programme 2.1 présente le source du fichier hello.x décrivant, dans le lan-
gage RPC I’interface du service hello world. Chaque composante du fichier hello.x
se voit affecter une valeur. Par exemple ici, la procédure SAY HELLO a I’identifiant
1 dans la version numéro 1 — également nommée HELLO FIRST — du programme
HELLO_ WORLD qui lui-méme a pour identifiantox20000001. Le programme 2.2 dé-
crit une implantation possible de ce service. Seule la procédure say hello 1 svc ()

10On notera cependant qu’un appel de procédure & distance peut étre asynchrone. Nous verrons cela plus
en détail dans le chapitre 4.
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#include <stdio.h>
#include <rpc/rpc.h>
#include "hello.h"

main (int argc, char xxargv)

{

CLIENT xclnt;
int *result;
char xserver = argv[l];

clnt = clnt create(server, HELLO WORLD, HELLO FIRST,

if (clnt == NULL) {
clnt_pcreateerror (server) ;
exit (1) ;

}

result = say hello 1(NULL, clnt);

if (result == NULL) {
clnt_perror(clnt, server);
exit (1) ;

}

if (sresult < 0){

printf ("\nError while printing on the server\n");
telse(

printf ("\nHello World printed on server\n") ;

}

clnt_destroy (clnt) ;
exit (0) ;

lltcpll) ;

Programme 2.3: client.c
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doit étre implantée. L’outil rpcgen génere I’ensemble des fichiers permettant le dévelop-
pement puis I’exécution du service, dont le fichier hello.h. Pour le client, un service
est identifié par une variable de type CLIENT«. Pour obtenir une référence sur un ser-
vice donné, le client indigue le nom de la machine sur laquelle réside le service ainsi que
I’identifiant du programme et le numéro de version souhaité (ligne 11 du programme 2.3
page précédente).

L’appel de procédure a distance tel que propose dans ONC RPC et son utilisation, par
exemple depuis le langage C, permettent d’abstraire les communications réseau en exploi-
tant une syntaxe habituelle d’appel de procédure. Cependant, le fait que cette procédure
soit distante apparait clairement dans le programme. Le serveur n’implante pas une pro-
cédure say hello mais une procédure say hello 1 svc. De plus, au lieu de ne
recevoir aucun argument, cette procédure en recoit deux, le premier devant, dans ce cas,?
étre ignoré, le second permettant, si besoin est, d’interagir avec I’environnement d’exécu-
tion RPC. De plus, une procédure RPC ne recoit pas directement les arguments déclarés
dans I’interface RPC mais des pointeurs sur ces arguments et ne renvoie pas directement
son résultat mais un pointeur sur ce dernier (ligne 7 du programme 2.2 page 52).

L’appel d’une procédure a distance n’est pas non plus transparent pour le client.
La procédure a appeler ne se nomme pas, dans notre cas, say hello mais
say hello 1. Le résultat de la procédure n’est pas celui attendu d’aprés la spécifi-
cation RPC du service mais un pointeur sur ce dernier. Enfin, la procédure regoit un
argument supplémentaire qui identifie le service RPC auquel on s’adresse (ligne 17 du
programme 2.3 page précédente).

On peut noter que I"utilisation de versions dans le langage RPC permet de faire
coexister plusieurs versions d’un méme service simultanément. Le nouveau service
RPC HELLO WORLD défini dans le programme 2.4 est compatible avec la version
HELLO_ FIRST et peut donc étre utilisé par le client défini dans le programme 2.3 page
précédente.

program HELLO WORLD {
version HELLO FIRST{
int SAY HELLO(void) = 1;
b =1
version HELLO_ SECOND({
int SAY HELLO (void) = 1;
int SAY GOODBYE (string name) = 2;
b= 2
} = 0x20000001;

Programme 2.4: hello.x version 2

211 s’agit en fait des arguments de la procédure déclarés dans hello.x. Dans notre cas, nous avons
déclaré un argument void (pas d’arguments) et cela se traduit par la présence d’un argument de type
voidsx.
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Chaque procédure RPC s’applique a un service donné, identifié par I’argument
CLIENT=. De plus, chaque service peut proposer une implantation distincte des procé-
dures. De ce fait, on peut considérer que la programmation RPC n’est pas strictement pro-
cédurale mais se rapproche, par certains aspects, de la programmation objet, CLIENT x
désignant I’objet cible de I’appel.

ONC RPC abstrait les communications liées aux différents espaces mémoire mis en
jeu dans le cadre d’un environnement distribué sous la forme classique d’un appel de
procédure. Cependant, ONC RPC ne masque pas ces communications. La différence syn-
taxique entre un appel de type RPC et un appel de procédure local attire I’attention du
développeur sur les autres différences a prendre en compte.

2.2.2 Appel de méthode a distance

L’appel de procédure a distance permet d’exploiter une procédure distante. L’appel de
méthode a distance permet d’exploiter un objet distant et d’invoquer une méthode sur cet
objet. Pour cela, la notion de référence sur un objet est étendue au cadre distant, c’est-a-
dire qu’une référence peut représenter un objet situé, en réalité, sur une machine distante.
L’appel d’une méthode sur cette référence provoquera I’appel de la méthode en question a
distance. Le procédé généralement utilisé est celui du stub. C’est-a-dire qu’une référence
sur un objet distant est en fait une référence sur un objet local, un stub, dont le rdle est de
transférer tous les appels de méthode qu’il recoit vers I’objet distant qu’il représente.

Le fonctionnement, dans son principe, est finalement trés proche de I’appel de pro-
cédure a distance. Nous avons vu que I’exploitation des RPC pouvait s’apparenter a une
certaine forme de programmation objet. L’appel de méthode a distance concrétise cela par
I’exploitation native du paradigme objet.

Il existe différentes plates-formes d’appel de méthode a distance, nous allons en pré-
senter deux : CORBA [62] et Java RMI [145].

CORBA

CORBA [62] — Common Object Request Broker Architecture — est une spécification
proposée par I’Object Management Group, une organisation composée de plus de 600
membres [61]. L’ objectif de CORBA est de fournir un standard pour la gestion d’objets
distribués.

CORBA permet I’appel de méthode a distance. Parmi les caractéristiques de CORBA
on peut citer le langage IDL qui permet de spécifier I’interface d’un objet, indépendam-
ment du langage dans lequel celui-ci est implanté ou utilisé. Le langage IDL est en fait le
pendant du langage RPC vu précédemment mais il offre, en outre, I’héritage d’interface.
CORBA spécifie egalement de nombreux services : nommage, événements, persistance,
etc [58]. Cependant, pour étre conforme a la spécification CORBA, une plate-forme doit
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simplement implanter la spécification CORBA-Core [63], c’est-a-dire le principe de I’ap-
pel de méthode a distance tel que défini dans CORBA ainsi qu’une correspondance du
langage IDL vers au moins un langage de programmation [59].

module hello
interface Hello ({
void sayHello() ;
}i

Programme 2.5: Hello.idl

import hello.x;

public class HelloImpl extends HelloPOA(
public void sayHello () {
System.out.println("Hello World !");
}

Programme 2.6: Hellolmpl.java

public static void callSayHello(Hello hello) {
hello.sayHello() ;
}

Programme 2.7: Extrait de Client.java

Le programme 2.5 présente la version IDL de notre service hello world. Par rapport a
la version RPC de ce service, on constate que la notion de module est apparue, le mot clé
program est remplacé par interface et la notion de version a disparu.

Nous avons choisi d’implanter ce service en Java. Le programme 2.6 montre cette
implantation. Du fait de la correspondance IDL vers Java définie par I’'OMG [60], il est
nécessaire de définir une classe héritant de He11oPOA — générée par les outils de tra-
duction IDL vers Java — et implantant la méthode sayHel1lo (). En ce qui concerne le
client, dont un extrait est présenté dans le programme 2.7, on peut constater que I’appel
de méthode ne présente aucune différence syntaxique avec un appel de méthode qui aurait
lieu sur un objet local. On peut d’ailleurs facilement imaginer une implantation locale de
I’interface hello.Hello.

Ainsi, dans cet exemple, et a la différence de ONC RPC, appels locaux et distants ont
la méme syntaxe. Cependant, les interfaces sur lesquelles les appels de méthode sont faits
sont forcément issues d’interfaces définies dans le langage IDL. Ainsi, un développeur ne
peut pas invoquer les méthodes d’une interface qui avait été prévue, au départ, pour étre
locale et qui serait rendue distante au travers de CORBA.3

311 est possible d’outrepasser cela mais on quitte alors le modéle de développement proposé par I’OMG.
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Java RMI

L’une des forces de CORBA est de permettre I’appel de méthode a distance indé-
pendamment des architectures et des langages utilisés pour implanter appelant et ap-
pelé. Nombre de langages bénéficient d’une traduction du langage IDL standardisée par
I’OMG [59]. Java RMI [145] permet également I’appel de méthode a distance mais ne
permet que I’interaction entre objets Java.

L’un des apports principaux de Java RMI [141] se situe dans I’exploitation compléte
du paradigme objet et en particulier du polymorphisme et de la sélection dynamique de
méthode. Une des caractéristiques du polymorphisme dans les langages orientés objet est
de permettre le passage d’arguments spécialisés a une méthode qui attend un type plus
générique comme, par exemple, dans le programme suivant :

Vector x = new Vector() ;
x.add(...);

System.out.println(x) ;

La méthode println () attend un argument du type générique Object. On lui
passe un argument de type Vector et cela fonctionne car Vector est une sous-classe de
Object. Cette méthode println () a recours a la méthode toString () de I’objet
recu en argument. Ici, la sélection dynamique de méthode va permettre que ce soit la
méthode toString () redéfinie dans la classe Vector qui soit appelée et non celle de
la classe Object. Cela aura pour effet de produire un affichage adapté a un vecteur.

Si on suppose maintenant que I’instruction de la ligne 5 constitue un appel de méthode
a distance — autrement dit, si on suppose que System. out est un objet distant — alors les
choses se compliquent. En effet, x est passé par copie vers la machine de I’objet serveur
mais il n’y a aucune raison pour que la classe Vector existe sur cette machine.*

Pour permettre un véritable polymorphisme dans le passage des arguments, RMI ex-
ploite le chargement dynamiquement de classe disponible en Java. Comme on peut le voir
sur la figure 5 page suivante, lorsque I’objet x est recu sur le serveur, la classe réelle de
cet objet est téléchargée via une URL (étape 2). Cette URL est le codebase de I’objet et a
été transmise par la plate-forme RMI en méme temps que I’objet. Une fois la classe char-
gée (étape 3), la copie de I’objet x — notée x’ sur la figure — peut étre initialisée (étape
4). Enfin, I’appel de méthode peut étre effectivement réalisé (étape 5). Le transfert d’ob-
jets s’effectue grace au mécanisme de serialization proposé en Java. La serialization a
un impact important sur les performances de RMI et différents travaux proposent une

“Pour plus de clarté, nous avons choisi d’utiliser un vecteur, instance d’une classe Vector, dans notre
exemple. La classe java.util.Vector est disponible de facon standard dans le jdk et donc dans le cas
d’un client et d’un serveur tous les deux écrits en Java, le probléme que nous présentons ne se pose pas.
Cependant, dans le cas général il n’y a aucune raison pour que cette classe soit présente sur les deux sites.
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F1G. 5 — Le chargement dynamique de classe avec Java RMI.

alternative dans le cadre de I’appel de méthode a distance. Nous reviedrons sur cela au
chapitre suivant consacre a JToe.

Le chargement dynamique de classe est un mécanisme de base de la plate-forme Java.
La possibilité de télécharger un code dynamiquement via une URL et de I’exécuter intro-
duit des risques en terme de sécurité. L’appel d’une méthode de la classe nouvellement
téléchargée peut ouvrir la porte a des abus et des comportements de type cheval de Troie.
La gestion de la sécurité dans RMI repose sur celle déja existante au sein de la plate-forme
Java et que nous avons décrite dans la section 1.3.1 page 18. On notera d’ailleurs sur la
figure 5 que la classe vector n’aura pas les méme droits que d’autres qui n’auraient pas
été chargées dynamiquement. Cela est représenté par une partition de I’espace des classes
de lagvM serveur sur le schéma.

public interface Hello extends java.rmi.Remote({
public void sayHello() throws java.rmi.RemoteException;
1

Programme 2.8: Hello.java

Le programme 2.8 présente le code de I’interface RMI de notre service hello world.
C’est le pendant des programmes 2.1 page 52 et 2.5 page 56 définissant les inter-
faces du service hello world respectivement dans les langages RPC et IDL. RMI étant
limité au langage Java, il s’agit directement d’une interface Java. On constate que
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celle-ci hérite de I’interface java.rmi.Remote (cf. ligne 1) et que chaque mé-
thode — ici il n’y en a qu’une — déclare potentiellement lever I’exception controlée
java.rmi.RemoteException (cf. ligne 2).

import java.rmi.x;
import java.rmi.server.UnicastRemoteObject;

public class HelloImpl extends UnicastRemoteObject implements Hellof{

public void sayHello() throws RemoteExceptionf{
System.out.println("Hello World !");
}

Programme 2.9: Hellolmpl.java

Une interface distante RMI doit respecter deux contraintes : hériter de I’interface
java.rmi.Remote et déclarer I’exception java.rmi.RemoteException pour
chacune de ses méthodes. Ces deux critéres sont veérifiés par le compilateur rmic chargé
de générer les différents composants nécessaires a la plate-forme RMI. L’ implantation
d’une interface RMI se fait ensuite de facon naturelle par rapport au langage Java, c’est-
a-dire qu’il suffit de définir une classe implantant cette interface. C’est le cas de la classe
HelloImpl dont un extrait est présenté sur le programme 2.9.

public static void callSayHello (Hello hello) {
try{
hello.sayHello() ;
}catch (RemoteException e) {
System.err.println("Probléme réseau") ;
e.printStackTrace() ;

Programme 2.10: Extrait de Client.java

Le programme 2.10 est un extrait du code du client du service hello world. La mé-
thode callSayHello () regoit en argument un objet de type Hello et invogue sa
méthode sayHello () comme dans la version CORBA du programme 2.7 page 56.
La différence est ici le fait que le client est obligé de gérer I’exception contrblée
java.rmi.RemoteException. Cela fait apparaitre au niveau syntaxique I’aspect
distant de cet appel.

L’héritage de [I’interface Remote ainsi que la déclaration de [I’exception
RemoteException assurent, comme pour CORBA, qu’on ne peut pas directement
accéder a distance a une interface ou une classe non prévue pour RMI. Inversement, il
n’est pas censé exister de version locale d’une méthode RMI. Par rapport 8 CORBA,
RMI assure une visibilité syntaxique de I’aspect distant par la gestion de I’exception
RemoteException qui est imposée.
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2.2.3 Masquage syntaxique des communications

Nous avons présenté ONC RPC, CORBA et Java RMI. Ces trois plates-formes
permettent I’appel de routine & distance, qu’il s’agisse de procédures ou de mé-
thodes. La syntaxe utilisée est celle d’un appel classique. Cependant, dans la plupart
des cas, certains éléments attirent I’attention du programmeur sur I’aspect distant de
son appel : argument de type CLIENT+ dans ONC RPC, déclaration de I’exception
java.rmi.RemoteException dans Java RMI. Dans tous les cas, il n’est pas pos-
sible — ou pas conforme a la démarche de programmation définie — d’implanter de maniere
distante une interface locale déja existante. Ainsi, bien qu’il pourrait étre intéressant, par
exemple dans le cas du langage Java, de permettre I’acces a une collection distante en
utilisant les méthodes standard de I’interface Java java.util.Collection, cela est
impossible avec les plates-formes que nous venons de décrire. D’autres autorisent cela,
ce qui a pour effet de masquer a I’appelant I’aspect distant de son appel. C’est le cas, par
exemple, de la plate-forme JavaParty [67, 103].

JavaParty offre des primitives pour la programmation Java sur cluster. Cette plate-
forme permet, par exemple, la création d’un objet sur un nceud donné d’un cluster et
propose diverses primitives de placement. Elle permet I’appel de méthode a distance syn-
taxiqguement transparent. JavaParty repose sur Java RMI ou KaRMI (cf. section 3.2.2
page 71) pour les communications. Quand RMI nécessite la définition d’une interface dis-
tante et la levée d’exceptions spécifiques pour I’écriture d’une classe distante, JavaParty se
contente d’ajouter un mot clé au langage : remote. Toutes les méthodes d’une classe dé-
clarée remote seront accessibles a distance. On retrouve également ce type d’approche
dans la plateforme Do ![83] qui propose un modéle de programmation paralléle a base de
collections distribuées dans lequel I’implantation, par une classe, de I’interface spéciale
Accessible rend toutes les méthodes de cette classe accessibles a distance.

package hello;

public remote class Hello{
public void sayHello() {
System.out.println("Hello World !");
}

Programme 2.11: Hello.java

Le programme 2.11 présente la définition de notre service hello world avec JavaParty.
Il s’agit d’une classe normale dont la méthode sayHello () affiche Hello World!.
Le mot clé remote de la ligne 3 indique au pré-compilateur de JavaParty que cette
classe est accessible a distance. On peut noter qu’il est possible — méme si nous n’ex-
ploitons pas cette possibilité dans le programme présenté — d’implanter n’importe quelle
interface existante et de rendre ainsi ses méthodes directement accessibles a distance de
facon transparente.®

SEn fait, les méthodes £inal sont une exception.
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import hello.Hello;

public class ClientServer{
public static void main(Stringl[] args) {
Hello hello = new Hello(jp.lang.Node.getNode(1l)) ;
callSayHello (hello) ;

}

public static void callSayHello (Hello hello) {
hello.sayHello();
}

Programme 2.12: ClientServer.java

Pour exploiter ce service, il suffit de créer une instance de notre classe Hel1lo grace
a I’opérateur new puis d’invoquer sa méthode sayHello (). Le code de la classe
ClientServer est présenté dans le programme 2.12. On peut constater qu’on a utilisé
un constructeur de la classe Hel1lo généré par le compilateur JavaParty qui nous permet
de spécifier le nceud sur lequel on souhaite que I’instance soit créée — ici le nceud 1.

Sur I’exemple hello world, on constate qu’au niveau de la méthode
callSayHello () du programme 2.12 aucun élément syntaxique n’indique que
I’appel a la méthode sayHello () est distant. De plus, et a la différence de ce que
nous avons vu avec CORBA, une classe remote peut implanter n’importe quelle interface
locale existante. Nous allons insister sur le probléeme que peut poser cette transparence
syntaxique au travers d’un exemple un peu plus complexe que hello world.

package xobservable;

public interface XObservablef{
public void addXObserver (XObserver o) ;
}

package xobservable;

public interface XObserver
public void update (XObservable o, int newXValue) ;
1

Programme 2.13: Les deux interfaces du paquetage xobervable.

Considérons un paquetage définissant la notion de xobservation et présenté dans le
programme 2.13. On supposera que ce paquetage existe et qu’il est disponible, pourquoi
pas dans le JDK. Un objet de type XObservable possede une propriété x dont les
changements d’état peuvent étre observés. Par souci de simplicité, nous avons décidé que
la valeur de cette propriété x serait de type entier (int). Un objet de type XObserver
est capable de xobserver un XObservable.
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Ces deux interfaces sont prévues, en tout cas syntaxiquement, pour étre exploitées de
facon locale. Le programme 2.14 présente le source de la classe PrintXObserver
qui implante I’interface XObserver de fagon simple en affichant un message dans
la console lorsque I’état du xobservé change. De plus, elle propose une méthode
static setObserver () qui enregistre une instance de cette classe aupres d’un
XObservable. Un exemple trivial d’application locale utilisant cette classe est présenté
a titre d’information programme 2.18 page 65.

import xobservable.x;

public class PrintXObserver implements XObserver
public void update (XObservable o, int newXValue) {
System.out.println("Nouvelle valeur de x pour "+
o+ " : " 4+ newXValue) ;
}
public static void setObserver (XObservable o) {
0.addXObserver (new PrintXObserver()) ;
}

Programme 2.14: La classe PrintXObserver affiche le changement d’état et la nou-
velle valeur.

On souhaite maintenant utiliser JavaParty pour définir une classe distante implantant
I’interface XObservable. Le programme 2.15 page suivante propose un exemple d’une
telle implantation. Puisque cette classe implante I’interface XObservable, elle peut
directement étre utilisée par la classe PrintXObserver du programme 2.14. On peut
donc écrire I’application présentée programme 2.16 page suivante.

Dans cette application, le code de la classe PrintXObserver n’a absolument pas
changé par rapport a une application locale. En particulier, I’enregistrement de I’obser-
vateur aupres de I’observé qui est réalisé par la méthode setObserver () du pro-
gramme 2.14, n’a absolument pas changé. Cependant, le comportement sera totalement
différent puisque cette derniere méthode n’aura pas pour effet de simplement enregistrer
I’observateur auprés de I’observé mais bel et bien d’effectuer une copie de I’observateur
sur la machine de I’observeé et d’enregistrer cette copie. Cela se manifestera, dans cette
application, par un affichage dans la mauvaise console mais les conséquences peuvent étre
plus problématiques si on imagine que I’observateur manipule une structure de données
complexe.

On peut considérer que c’est a la charge de celui qui enregistre le xobservateur de s’as-
surer de I’aspect local ou distant de I’appel et de la compatibilité du xobservateur avec
un éventuel aspect distant. Cependant, dans I’exemple présenté, le code qui enregistre le
xobservateur (la méthode setObserver () du programme 2.14) n’a pas été modifié et
il n’y a pas de moyen syntaxique de savoir que I’objet fourni est distant. Cela devient alors
du role de celui qui crée I’objet distant et le fournit a cette méthode de s’assurer que cette
méthode ainsi que tous les intermédiaires éventuels sont bien compatibles avec cet aspect
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import xobservable.x;

public remote class JavaPartyXObservable implements XObservable{
private int x = 0;

public void setX(int value) {
this.x = value;
notifyObservers () ;

}

private java.util.Collection observers = new java.util.HashSet () ;
public void addXObserver (XObserver o) {

observers.add (o) ;
}

private void notifyObservers () {
for(java.util.Iterator it = observers.iterator();
it.hasNext (); ){
((XObserver) it .next ()) .update (this, x);

Programme 2.15: Une classe JavaParty remote implantant I’interface XObservable.

import xobservable.x;

public class AppJavaParty{
public static void main(Stringl[] args) {
JavaPartyXObservable jo = new JavaPartyXObservable () ;
PrintXObserver.setObserver (jo) ;
jo.setX(12043) ;
jo.setX(3204075) ;
jo.setXx(0) ;

Programme 2.16: La classe AppJdavaParty construisant un JavaPartyXOb-
servable avant de le fournir a la classe existante PrintXObserver.
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distant. C’est justement le réle d’un systeme de typage que de définir, pour une méthode
donnée, I’ensemble des arguments qu’elle peut accepter. Masquer syntaxiquement I’as-
pect distant d’un objet sans prendre en charge les problémes de sémantique équivaut alors
a violer ce systeme de typage et le rend inutile, pour faire reposer tout ce travail sur les
épaules du développeur.

2.3 Transfert d’objets en Java

L’appel de méthode a distance nécessite le transfert d’arguments vers la machine de
I’appelé. Nous avons vu que RMI met en place un tel transfert pour les objets Java, de
méme pour JavaParty et d’autres plate-formes que nous n’avons pas évoquees ici. Dans
le cas de JavaParty, I’absence totale de frontiére entre local et distant, sur le plan de la
syntaxe, aboutit a des difficultés de programmation que nous avons mises en évidence.

RMI pose moins ce probléme puisque nous avons vu que des éléments syntaxiques
permettent au développeur d’avoir conscience de I’aspect distant de son appel. Néan-
moins, on doit noter que le passage d’arguments avec RMI ne s’effectue pas toujours par
copie. Le choix de passer un argument par copie ou par référence dépend de la nature de
I’argument et de son état. Un objet distant, ¢’est-a-dire un objet dont les méthodes peuvent
étre invoquées a distance, ne sera pas passé par copie mais par référence. Cependant, dans
le cas ou cet objet distant ne serait pas encore exporté, c’est-a-dire s’il n’était pas encore
prét a recevoir des appels de méthode, alors il serait passé par copie.

Méme lorsque la syntaxe indique clairement qu’une opération — un appel de méthode
dans le cas de RMI — est distante, la nature de la transmission des données de cette opé-
ration — passage de parameétre par copie ou par référence dans le cas de RMI — n’est
pas forcément claire. Comme nous le verrons au chapitre suivant, I’API JToe clarifie les
choses en proposant la méthode explicite copy pour le transfert d’objets.

Dans le cas de I’appel de méthode a distance, le transfert de données se fait, en ce
qui concerne les arguments, a I’initiative de I’émetteur. C’est le cas également dans la
bibliotheque JToe. Cependant, nous verrons que celle-ci se limite au transfert d’objets,
se rapprochant ainsi des messages actifs. Cette API peut étre utilisée pour implanter des
mécanismes d’appel de routine a distance ou tout autre paradigme impliquant le transfert
d’objets. La limitation au simple transfert d’objets permet de simplifier son implantation
en évacuant vers les couches de plus haut niveau toutes les difficultés que peuvent étre
I’écriture d’un ramasse-miettes distribué ou la gestion des processus légers pour I’exécu-
tion des méthodes. Ceci permet d’isoler les problématiques et de les traiter indépendament
les unes des autres. Nous présentons JToe au chapitre suivant.
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import xobservable.x;

public class App{
public static void main(Stringl[] args) {
LocalXObservable o = new LocalXObservable() ;
PrintXObserver.setObserver (o) ;
o.setX(12043);
0.s8etX(3204075) ;
o.setX(0) ;

import xobservable.x;

public class LocalXObservable implements XObservable{
private int x = 0;

public void setX(int value) {
this.x = value;
notifyXObservers () ;

}

private java.util.Collection xobservers = new java.util.HashSet();
public void addXObserver (XObserver o) {

xobservers.add (o) ;
}

private void notifyXObservers () {
for(java.util.Iterator it = xobservers.iterator() ;
it.hasNext (); ) {
((XObserver)it.next ()) .update(this, x);

Programme 2.18: Une implantation locale de I’interface XObservable.
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Chapitre 3

Contribution a la prise en charge de la
mémoire répartie : JToe

L’API JToe [28] (ou Transfert d’objets efficace en Java) s’intéresse, comme son nom
I’indique, au transfert d’objets Java sur un réseau. Le transfert d’objets est un enjeu es-
sentiel pour le calcul distribué en Java. Nous avons déja évoqué au chapitre précédent son
utilisation par RMI [78], par exemple. Différents travaux [13, 14, 87, 100] se consacrent
a I’lamélioration des performances de ce processus et la bibliothéque JToe s’inscrit parmi
ceux-la.

L’objectif de JToe est de spécifier un mécanisme de transfert d’objets permettant des
implantations efficaces. Pour cela, cette APl se concentre uniquement sur le transfert
d’objets, elle cherche a n’imposer aucune limitation dans les possibilités d’implantation
et est minimale : seules deux interfaces et deux méthodes sont définies, ce qui la rend
facile a comprendre et a implanter.

En Java, la serialization constitue un élément de base standard pour le transfert d’ob-
jets. Nous allons présenter ce mécanisme avant d’en étudier certaines alternatives. Nous
présenterons ensuite I’ API JToe qui, a la différence des autres travaux, se limite unique-
ment au transfert d’objets afin de simplifier I’implantation de ce mécanisme. Nous nous
intéresserons ensuite en détail a une implantation de cette API sur JikesRVM [71].

3.1 La Serialization en Java

Le mécanisme dit de serialization permet de transformer un objet Java en une suite
d’octets. Ce mécanisme a été introduit pour permettre le stockage d’objets sur des péri-
phériques persistants et le transfert d’objets pour I’appel de méthodes a distance [108].

La serialization d’un objet se fait grace a la méthode writeObject () de I’in-
terface ObjectOutput et en particulier grace a son implantation dans la classe

67
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ObjectOutputStream. Pour cela, la classe de I’objet en question est analysée dyna-
miquement. Chaque champ de type primitif est encodé directement, chaque champ de type
tableau ou objet est encodé de fagon récursive grace a la méthode writeObject ().
Ainsi, I’objet et tous les objets qu’il référence sont encodés dans une suite d’oc-
tets. 1l est ensuite possible de restaurer le graphe d’objets induit grace a la méthode
readObject () de I'interface ObjectInput. La méthode annotateClass () de
ObjectOutputStream permet, en outre, d’ajouter toute information pertinente pour
chacune des classes des objets transmis lors d’une serialization comme, par exemple, une
URL a laquelle le code de cette classe est disponible.

Une classe peut implanter différentes méthodes pour modifier la fagon dont la seria-
lization de ses instances est effectuée. Dans le cas ou une classe implante une méthode
writeObject (), celle-ci sera invoquée lors de la serialization d’une instance de cette
classe. Symétriqguement, une méthode readObject () peut étre définie pour la restau-
ration d’un objet. Ces méthodes peuvent étre définies pour des raisons de performance —
encoder de fagon compacte une structure de données de grande taille — ou pour garantir
une certaine cohérence — gérer des structures qui dépendent du systéeme d’exploitation
local et qui ne doivent pas étre passées telles quelles comme une socket.

Il existe encore d’autres fagons d’interagir avec le mécanisme de serialization [91],
comme les méthodes writeReplace et readResolve qui permettent de remplacer,
a lavolée, un objet par un autre. Enfin, lors de I’encodage d’un objet, le numéro de version
de sa classe est encodé egalement. Si le code de cette classe ne précise aucun numéro de
version, le numéro de version utilisé correspondra au calcul d’une empreinte de ce code.
Ce numéro permet de s’assurer que la classe disponible lors de la restauration de I’objet
est bien compatible avec celle utilisée lors de son encodage.

Le mécanisme de serialization de Java s’attache a fournir un degré de sécurité cor-
respondant a celui déja existant au moment de son introduction. En Java, une classe ne
peut accéder aux champs privés d’une autre sans privilége particulier. Il ne s’agit pas
ici, comme dans la plupart des langages, de Vérifications du compilateur mais bel et
bien de Vvérifications au moment de I’exécution. L’encodage sous la forme d’octets d’ob-
jets peut permettre a quelqu’un y ayant acces de connaitre la valeur d’un champ privé
qui lui est normalement inaccessible. Pour limiter cela, différentes regles s’appliquent.
Par défaut, les instances d’une classe ne sont pas serializables. Seules celles dont la
classe implante I’interface Serializable le sont. Les méthodes writeObject ()
et readObject () sont privées. Il est donc impossible de les invoquer pour obtenir des
informations sur I’état d’un objet ou le modifier. Seul le mécanisme de serialization peut
les exploiter.

Une classe peut également étre serializable dans le cas ou elle implante I’inter-
face Externalizable. Elle devra alors définir les méthodes readExternal ()
et writeExternal (). Ces méthodes étant déclarées public, elles ne bénéfi-
cient pas des méme protections que les méthodes spéciales readObject () et
writeObject () et c’est au développeur de s’assurer qu’elles ne sont pas appelées
de fagon abusive.
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Les champs sensibles peuvent étre écartés de la serialization en les déclarant tran-
sient ou en définissant une méthode spéciale writeObject () ignorant ces champs. Il
est également possible de définir la liste des champs devant étre considérés lors de la se-
rialization en déclarant un champ serialPersistentFields dont la valeur sera un tableau de
type ObjectStreamField contenant I’identité de chacun des champs a considérer.

La serialization met également en place des mécanismes pour limiter I’impact d’une
corruption des données utilisées pour la restauration d’un objet. 1l est par exemple pos-
sible qu’une instance d’une sous-classe d’une classe donnée soit restaurée mais que les
données de la serialization n’indiquent pas cette relation d’héritage. Dans ce cas, aucune
donnée associée a la super-classe n’est disponible. Lorsque le mécanisme de serializa-
tion détecte I’absence de données pour I’initialisation d’un objet alors qu’elles devraient
étre présentes, la méthode readObjectNoData (), lorsqu’une classe la définit, est ap-
pelée. D’autre part, lorsqu’une classe possede un champ privé utilisé pour référencer un
objet modifiable mais qu’elle utilise cet objet pour stocker un état qui ne doit pas pouvoir
étre modifié, il est alors possible de corrompre les données volontairement en ajoutant
artificiellement une référence vers ce champ et permettre ainsi sa modification apres res-
tauration. La méthode readUnshared () de laclasse Object InputStreampermet
justement de garantir qu’un objet restauré ne peut étre référencé plusieurs fois.

Les méthodes writeObject () et readObject () des classes Object-
OutputStream et ObjectInputStream sont déclarées final. C’est-a-dire qu’il
est impossible de les redéfinir. Cela garantit le comportement général de la serialization
et notamment le fait que les méthodes spéciales readObject () et writeObject ()
d’une classe seront bien appelées.

Pour éviter qu’une méthode readObject () ne puisse lire plus de données que
celles de I’objet qui la concernent — ce qui lui permettrait d’obtenir des informations sur
d’autres objets du flux éventuellement sensibles — les données de chacun des objets sont
séparées les unes des autres. Une exception est levée ou une fin de fichier signalée, selon
la situation, lorsqu’une méthode readObject () tente d’accéder a des données qui ne
la concernent pas.

Enfin, il est possible de vérifier, aprés restauration, la validit¢ d’un ob-
jet en implantant I’interface ObjectInputValidation. Lorsqu’un objet est
restauré, le mécanisme de serialization invoque chacun des Vérificateurs — ob-
jet implantant ObjectInputValidation - enregistrés auprés de la classe
ObjectInputStream. Sil’un d’entre eux considére le nouvel objet comme invalide,
celui-ci sera rejeté.
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3.2 Alternatives a la serialization

Le mécanisme de serialization que nous venons de décrire est généraliste et offre un
certain nombre de garanties, en terme de sécurité notamment. Cependant, il est réputé
peu performant. Christian Nester, Michael Philippsen et Bernhard Haumacher [100], par
exemple, ont pu mettre en évidence des points critiques concernant les performances de
RMI liés a la serialization. D’aprés leurs tests, la serialization représente plus de 25%
du codt d’un appel de méthode avec RMI. Différentes alternatives ont été proposees pour
améliorer les performance de la serialization [13, 14, 87, 100].

Il est possible de redéfinir la serialization en proposant une implantation distincte
des interfaces ObjectOutput et ObjectInput.! D’un certain point de vue, on
peut considérer I’interface définie par les classes Object (Output/Input)Stream
comme une interface bas niveau car elle fait apparaitre de fagon explicite la notion de flux
utilisée pour la serialization. Or, différentes bibliotheques de communication ne reposent
pas sur la notion de flux [115, 138] et une API orientée flux n’est donc pas forcément bien
adaptee a leur exploitation.

Nous allons présenter ici différentes alternatives au mécanisme de serialization.

3.2.1 EXxpresso

Expresso [34] permet le transfert d’objets Java entre machines virtuelles homogenes.
Expresso repose sur la machine virtuelle Kaffe [126]. L’ objectif d’Expresso est d’exploi-
ter I’lhomogénéité des machines virtuelles mises en jeu pour n’appliquer aucune trans-
formation a la représentation interne des objets et transférer ces derniers en n’effectuant
aucune copie intermédiaire.?

Pour permettre le transfert d’objets en zéro copie, Expresso repose sur la notion de
cluster qui désigne une zone mémoire de la machine virtuelle. La base du transfert d’objet
dans Expresso n’est donc pas, comme avec la serialization, le graphe des objets référencés
par un objet racine donné mais le cluster. Ainsi, transférer un objet consiste a transférer
le cluster dont cet objet fait partie. Cet objet ainsi que tous les objets situés dans ce méme
cluster seront transférés. Cependant, toute référence sur des objets a I’extérieur du cluster
est ignorée. Il est donc a la charge du développeur d’allouer ses objets dans les clusters
appropriés afin d’assurer un transfert cohérent de ses données.

Cette notion de cluster permet le transfert efficace d’objets Java. Cependant elle est
un peu radicale et n’offre aucune garantie sur I’état des objets aprés transfert si des re-
férences traversent les clusters. D’une certaine fagon, ce mécanisme de cluster s’oppose
aux principes d’abstraction de la mémaoire présents en Java et est complexe a exploiter.

YEn pratique, il est nécessaire d’hériter des classes ObjectOutputStream et ObjectInput-
Stream. La méthode spéciale readObject (), par exemple, regoit en argument un objet de type
ObjectInputStream.

2Dans la suite, nous utiliserons le terme de communication zéro copie pour faire référence aux méca-
nismes de communication n’effectuant aucune copie intermédiaire des données a transmettre ou regues.
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3.2.2 KaRMI

Le projet JavaParty [103] (Cf. section 2.2.3 page 60) propose une plate-forme de calcul
distribué en Java et repose sur RMI. Ayant identifié RMI, et en particulier le mécanisme
de serialization et de communication, comme un point sensible dans les performances
des applications JavaParty, I’équipe du projet JavaParty a mis au point KaRMI et la UKA-
Serialization [100]. A quelques restrictions prés, qui ne sont pas supposées concerner la
majorité des applications, une application RMI existante peut utiliser KaRMI de facon
transparente et bénéficier des optimisations qu’il propose.

Comme nous I’avons vu précédemment, serializer un objet en Java ne né-
cessite rien d’autre que I’implantation, par la classe de cet objet, de I’interface
java.io.Serializable. Cette interface ne définit aucune méthode, c’est un simple
marqueur. C’est donc le mécanisme de la serialization qui procede a un travail d’intros-
pection dynamique pour retrouver I’ensemble des champs a serializer. Pour éviter cela, la
UKASerialization impose la définition de méthodes de serialization pour chaque classe,
qui permettent d’éviter cette introspection dynamique et doivent donc améliorer les per-
formances. Enfin, un acces direct aux buffers sous-jacents a la serialization ainsi qu’une
gestion spécifique de ces derniers permettent d’accélérer globalement le processus. Le
principe de I’approche consiste donc a demander au développeur d’écrire lui-méme le
code de serialization pour augmenter les performances par rapport a un mécanisme auto-
matique.

RMI utilise les sockets pour ses communications. L’interface de RMI exporte cette
notion de socket et permet & I’ utilisateur de modifier les sockets utilisées, par exemple pour
intégrer le cryptage des informations. Cette notion de socket n’est pas toujours adaptée
au calcul haute performance et, en particulier, a certaines interfaces de communications.
C’est pourquoi KaRMI remplace cette notion de socket par une notion, plus abstraite,
de technologie. Une technologie permet de communiquer vers un objet distant KaRMI.
C’est ce module qui est en charge de I’interface avec le média de communication bas
niveau. Plusieurs technologies peuvent coexister simultanément lors d’une exécution d’un
programme JavaParty, chaque objet distant pouvant exploiter une technologie différente.

3.2.3 RMIX

Comme nous venons de le voir, KaRMI [100] mais également d’autres travaux,
comme Manta [87] par exemple, tentent de résoudre les problémes de performance de
RMI liés au mécanisme de la serialization. De plus, le protocole de communication uti-
lisé par RMI n’est pas interopérable : il ne permet la communication qu’avec d’autres
applications utilisant Java RMI. RMI-110OP [122] et JAX-RPC [120] sont deux exemples
d’alternative a RMI et & son protocole de communication pour I’interfacage, respective-
ment avec des composants CORBA [62] grace au protocole IIOP et avec des services
web grace a SOAP/HTTP [140]. Tous ces travaux, qui cherchent a fournir une alternative
a RMI, sont distincts les uns des autres et ne présentent aucune compatibilité.
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L’ objectif de RMIX [78, 79, 80, 146] est de proposer une plate-forme commune d’in-
teropérabilité. Pour cela, RMIX définit un ensemble minimum de fonctionnalités que doit
fournir un protocole d’appel de méthodes a distance et permet a une application de véri-
fier si un protocole propose des fonctionnalités optionnelles dont elle aurait besoin. Par
exemple, tout protocole RMIX doit étre capable de transférer, via un mécanisme de type
serialization, des valeurs de type primitif, des chaines de caractéres, des tableaux conte-
nant des éléments de type primitif ou des chaines de caractéres, des références distantes,
et des instances de classes déclarées £inal dont tous les champs sont soit de type primi-
tif, soit des chaines de caracteres et qui, en plus, proposent des méthodes pour acceder a
ces champs pour lire leur valeur ou les modifier (getX (), setX ()) conformément aux
specifications Java beans [90]. Cependant, un protocole peut proposer le transfert de tout
objet serializable de fagon optionnelle.

RMIX offre actuellement un support pour le protocole standard de Java RMI, SOAP
ou encore RPC [119] et permet, par la définition d’un certain nombre d’interfaces, de
développer des méthodes alternatives pour le transfert d’objet et I’appel de méthode a
distance qui soient toutes exploitables dans le cadre d’une plate-forme commune. Pour
pouvoir implanter de telles alternatives avec RMIX, il est nécessaire de s’intéresser, non
seulement au probléme du transfert d’objets — pour le passage de parametres — mais
également, dans le méme temps, aux problémes soulevés par I’invocation de méthode
a distance : gestion des processus légers, gestion de références distantes, ramasse-miettes
distribue, etc.

3.2.4 Ibis

Ibis [132] est un projet mené a I’université Vrije & Amsterdam. Son objectif est de
fournir un environnement de développement pour le calcul haute performance sur la grille
en Java[132]. Pour cela, Ibis s’articule autour de I’IPL [132], ou Ibis Portability layer.
L’IPL est un ensemble d’interfaces Java définissant des mécanismes de communication et
de nommage. Le projet Ibis représente une suite aux travaux menés par la méme équipe
autour du projet Manta [87, 134]. Ibis reprend, par exemple, le principe de génération
de code de serialization : pour éviter d’avoir recours a I’introspection pour repérer I’en-
semble des champs de chaque objet qu’il est nécessaire de serializer, un code de serializa-
tion est généré pour chaque classe. Le calcul des champs n’est donc effectué qu’une seule
fois, au moment de la compilation. Cependant, a la différence de Manta qui reposait sur
le paradigme d’appel de méthode a distance, Ibis propose I’envoi de messages. De plus,
alors que Manta nécessitait de compiler totalement un code Java en code machine [134],
Ibis cherche a conserver la portabilité proposée par Java : un programme utilisant I’IPL
est portable et 100% Java dans la mesure ou il existe des implantations 100% Java de
I’IPL. Cependant, il est possible de proposer des implantations de I’IPL spécifiques a un
environnement particulier qui permettent d’obtenir de meilleurs performances mais qui
ne soient pas portables.

Le principal élément de I’IPL concerne la communication. Les communications avec
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Ibis fonctionnent gréace a des ports d’émission et de réception. L’association de deux ports
permet de définir un canal de communication unidirectionnel. Pour effectuer une com-
munication, il est nécessaire de demander la creation par le port d’émission d’un nouvel
objet message et d’y insérer des éléments. Des types primitifs ainsi que des objets peuvent
étre ajoutés a un message. Il est également possible de demander I’envoi d’un intervalle
de tableau. Lorsque le message est prét, la primitive send permet d’envoyer le message
construit. Un message peut aussi étre transmis de fagon asynchrone au fur et a mesure
de sa construction, la méthode bloquante finish () permet alors de s’assurer que la
transmission du message est effectivement terminée.

Deux possibilités s’offrent au développeur pour réceptionner un message : I’appel a la
primitive bloquante receive du port de réception ou I’utilisation d’un mécanisme évé-
nementiel. Dans ce dernier cas, a I’arrivée d’un nouveau message, une méthode fournie
par I’utilisateur sera appelée avec en parametre le nouveau message recu.

3.3 L’interface JToe

Comme nous I’avons vu précédemment, différentes API ont déja été proposées pour
permettre le remplacement, le plus facilement possible, du mécanisme de serialization.
Cependant, cela aboutit souvent a une séparation artificielle entre le processus de seriali-
zation lui-méme et la couche de communication. Par exemple KaRMI [100] définit la no-
tion de technologie. La serialization d’un objet est effectuée par KaRMI et la UKASeriali-
zation puis le résultat produit est transmis a une technologie donnée. De nouvelles techno-
logies peuvent étre proposées pour améliorer les performances réseaux ou pour permettre
le support de nouveaux types de réseaux. Cependant toutes les optimisations possibles
dans le cadre du transfert d’objets ne peuvent s’appliquer a ce genre de structure. Les
données a transmettre peuvent dépendre des machines virtuelles communicantes [14, 76]
et/ou des mécanismes de communication disponibles. Le fait que les deux machines vir-
tuelles communicantes soient identiques peut permettre de transmettre directement des
zones meémoires. De méme, il est possible d’exploiter des couches de communication
permettant de ne pas bufferiser les données a transmettre. La séparation du mécanisme de
serialization de celui du transport interdit la mise au point d’optimisations exploitant ces
caractéristiques. Une telle séparation n’est donc pas souhaitable. Dans le cas de RMIX, au
contraire, il est possible de proposer une implantation alternative globale pour I’appel de
méthode a distance. Les mécanismes de serialization et de communication ne sont alors
plus disjoints. Mais cela impose de gérer I’ensemble des problemes liés a I’appel de mé-
thode a distance : gestion des processus légers, des références distantes, ramasse-miettes
distribué, etc. Enfin, Ibis se rapproche des objectifs de JToe avec I’IPL. JToe propose le
transfert d’objets tandis que I’IPL celui de messages pouvant contenir des objets.

L’API1 JToe [28, 29, 73], basée sur les observations précédentes, est composée de deux
interfaces : Node et CopyListener (Cf. programme 3.19). Pour recopier un objet sur
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public interface Node ({
void copy(Serializable object) throws JToeException;
}

public interface CopyListener {
void copied(Serializable object);
}

Programme 3.19: L’API JToe

un nceud distant, il est nécessaire d’obtenir I’objet Node? représentant le nceud cible puis
d’invoquer sa méthode copy en passant I’objet & copier en argument. Du c6té serveur,
c’est la couche JToe qui est chargée de prévenir I’application de I’arrivée d’un nouvel
objet grace a un mécanisme événementiel, en appelant la méthode copied de I’interface
CopyListener. C’est I’émetteur qui prend I’initiative de transmettre un objet. Aucun
processus applicatif n’a besoin d’attendre pour qu’un objet puisse étre recu car c’est a
I’implantation de JToe d’assurer la réception de tout nouvel objet puis de signaler cette
arrivée a I’application.

Lors de la définition de I’API JToe, I’un des objectifs annoncé page 67 était qu’elle
soit minimale afin de simplifier sa compréhension et son implantation. Le programme 3.19
permet de se convaincre que cet objectif est atteind puisque seules les primitives stricte-
ment nécessaires au transfert d’objets ont été retenues.

Un autre objectif était de n’imposer aucune limitation dans les possibilités d’implanta-
tion de cette API. En effet, nous avons vu précédemment que chaque systéme a sa propre
approche pour améliorer les performances de la serialization : Ibis propose la génération
de code pour la serialization, KaRMI demande au développeur d’écrire lui-méme ce code,
Expresso impose le principe de clusters d’objets. JToe, par contre, ne définit aucunement
de quelle facon cette serialization doit se comporter ni comment elle interagit avec la
couche de communication. Comme on peut le voir sur la figure 6 page suivante, aucune
restriction n’existe sur la fagon dont I’interface Node peut étre implantée : la méthode
copy est responsable de tout le processus de transfert d’un objet, c’est-a-dire le calcul
des données a transférer — serialization — et le transfert effectif de ces données. Cela évite
d’introduire une frontiére artificielle entre ces deux opérations et permet d’envisager I’im-
plantation de n’importe quel type d’optimisation du mécanisme de serialization.

Trois implantations de cette API ont été développées. Deux exploitent le mécanisme
standard de serialization et utilisent, I’une RMI, I’autre TCP pour les communications. La
troisieme est spécifique a la machine virtuelle JikesRVM et exploite des mécanismes in-
ternes de cette derniére. Ces trois versions sont disponibles [73] sous licence GNU Lesser
General Public License [51].

3JToe ne permet pas de retrouver un Node donné. Ce probléme n’est pas lié au transfert d’objets mais
au nommage. Un service de nommage généraliste quelconque peut-étre utilisé.
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Application Application
copy(o) copied(o)
T e/
VM | | VM
System —— T — System

F1G. 6 — Fonctionnement général de JToe.

3.4 Implantation de JToe sur JikesRVM

Nous allons présenter en détail une implantation de JToe exploitant les spécificités de
la machine virtuelle JikesRVM. Cette machine virtuelle met a disposition des mécanismes
non standard qui sont exploités dans cette implantation de JToe pour fournir un outil le
plus efficace possible. Nous allons commencer par un apercu de cette machine virtuelle
puis nous verrons comment nous I’exploitons pour accéder directement a la représenta-
tion en mémoire des objets ou pour structurer une zone mémoire brute en un ensemble
d’objets. Nous étudierons également I’impact, sur notre code, des interactions poussées
que nous entretenons avec le ramasse-miettes.

3.4.1 Un apercu de JikesRVM

JikesRVM est une machine virtuelle Java développée par IBM et aujourd’hui dis-
ponible [71] sous licence Common Public License [70]. Le RVM de JikesRVM signifie
Research Virtual Machine. Cette machine virtuelle est principalement écrite en Java mais
ne nécessite pas de machine virtuelle Java pour s’exécuter. C’est en réalité un compilateur
a la volée (Just In Time compiler en anglais). Ainsi, une machine virtuelle Java tiers n’est
nécessaire qu’une seule fois, pour genérer le véritable exécutable JikesRVM : une autre
machine virtuelle exécute JikesRVM sur elle-méme afin qu’elle se compile elle-méme.
Cela produit un exécutable spécifique a une architecture donnée, c’est JikesRVM.

JikesRVM étant principalement écrite en Java, des fonctionnalités non standard sont
nécessaires afin de pouvoir effectuer certaines opérations bas niveau normalement impos-
sibles en Java. Pour implanter un ramasse-miette, par exemple, il est nécessaire d’avoir
acces a la mémoire et de pouvoir manipuler des adresses mémoire, ce qui est totalement
interdit en Java. JikesRVM propose donc un certain nombre de classes — la plus impor-
tante étant VM_Magic — pour permettre cela. Lorsqu’une méthode d’une de ces classes
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spéciales est invoquée, I’appel est intercepté par le compilateur a la volée qui génere le
code machine approprié. Le fait que JikesRVM soit principalement écrite en Java ne si-
gnifie pas pour autant qu’elle soit directement portable puisqu’un compilateur a la volée
est spécifique a une plate-forme cible. D’autre part, les classes qui utilisent VM Magic
ou une autre classe spéciale ne peuvent pas fonctionner avec une autre machine virtuelle
que JikesRVM.

Nous présentons maintenant les fonctionnalités principales de JikesRVM. Cette ma-
chine virtuelle étant expérimentale, certains détails de la présentation qui suit peuvent étre
amenés a évoluer en méme temps que la machine virtuelle. Cette description s’applique a
la version 2.3 de JikesRVM.

Acces mémoire

Un programme Java standard peut obtenir des informations sur un objet ou modifier
la structure d’un objet grace au mécanisme de réflexion. En plus de cette possibilité,
JikesRVM permet un accés direct a la représentation bas niveau, en mémoire, d’un objet.

La méthode VM_Magic.objectAsAddress () retourne I’adresse mémoire effec-
tive d’un objet, représentée par ObjectRef sur la figure 7 page ci-contre. Un pointeur
dans JikesRVM est représenté par une instance de la classe spéciale vM_Address. Cette
classe représente une adresse meémoire et permet d’effectuer des opérations d’arithmé-
tique des pointeurs ou de déréférencement pour obtenir la donnée stockée a une certaine
adresse. Elle peut éventuellement étre utilisée pour accéder a des objets ou les modifier
directement au travers de leur représentation mémoire.

La classe VM_ObjectModel définit la représentation mémoire d’un objet Java. Les
objets se découpent en deux catégories : objets scalaires (figure 7(a) page suivante) et
tableaux (figure 7(b)). Ces deux types d’objets sont structurés en deux parties : la premiére
contient I’en-téte de I’objet, c’est-a-dire un ensemble de données utilisées pour sa gestion
par la machine virtuelle ; la seconde partie de I’objet contient les données effectives de cet
objet.

La structure de I’en-téte est quasiment similaire pour un objet scalaire ou un tableau.
Il est composé de trois parties dénommées JavaHeader, MiscHeader et GCHeader.
JavaHeader et GCHeader sont utilisés pour la gestion des objets. Le type d’un ob-
jet, par exemple, est stocké dans JavaHeader. MiscHeader n’est pas utilisé par Ji-
kesRVM mais est disponible pour des utilisations particuliéres. Nous décrirons page 81
comment nous exploitons ce MiscHeader pour le calcul efficace d’un graphe d’objets.
Par défaut, MiscHeader a une taille nulle mais cela peut étre changé a la compilation
de JikesRVM.

La partie données d’un objet contient les données effectives de I’objet, c’est-a-dire les
valeurs de ses champs dans le cas d’un objet scalaire ou les valeurs de ses cellules dans le
cas d’un tableau.
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ObjectRef
(b) Tableaux

FI1G. 7 — Représentation mémoire des objets

Interactions avec le ramasse-miettes

Un programme Java standard peut interagir avec le ramasse-miettes de différentes fa-
cons : il peut inciter ce ramasse-miettes a s’activer grace a la méthode System.gc () ;
il peut spécifier des opérations a effectuer avant la libération d’un objet en redéfinis-
sant la méthode finalize () ;enfin, le paquetage java.lang.ref définit un certain
nombre de mécanismes avancés pour interagir avec le ramasse-miettes.

JikesRVM propose des opérations plus intrusives. Un programme peut, par exemple,
désactiver le ramasse-miettes pendant une période donnée — lorsqu’il manipule des poin-
teurs — ou allouer une zone mémoire brute qu’il pourra ensuite transformer en un véritable
objet qui sera pris en charge par le ramasse-miettes.

Il est nécessaire, pour effectuer des opérations sur les pointeurs, de désactiver le
ramasse-miettes — les données pouvant étre déplacées par celui-ci — mais il s’agit d’une
opeération risquée. 1l est, par exemple, totalement interdit d’allouer de la mémoire pendant
que le ramasse-miettes est désactivé puisqu’une telle allocation mémoire pourrait néces-
siter une intervention du ramasse-miettes pour libérer I’espace nécessaire. D’autre part,
afin d’éviter que d’autres processus légers allouent de la mémoire, la désactivation du
ramasse-miettes provoque également la désactivation de I’ordonnanceur. Les méthodes
VM.disableGC () et VM.enableGC () permettent, respectivement, de désactiver et
de réactiver le ramasse-miettes.

Il est également possible de découper le processus de création d’un objet en
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deux phases : (1) allocation de la mémoire brute; (2) initialisation de la zone mé-
moire comme un objet. Aprés cette initialisation, I’objet est pris en charge par le
ramasse-miettes. Cette initialisation peut étre effectuée, par exemple, grace a la mé-
thode VM _ObjectModel.initializeScalar (). L’allocation mémoire pour un
objet peut se faire grace a la méthode P1lan.alloc (). Nous verrons également dans
la section suivante qu’avec une connaissance spécifique du ramasse-miettes utilisé, il est
possible de n’effectuer qu’une seule allocation mémoire pour un ensemble d’objets. La
zone mémoire peut alors étre manipulée et initialisée comme un bloc puis chacun des
objets signalé au ramasse-miettes.

Malgré les différents risques liés a la désactivation du ramasse-miettes, cette désacti-
vation est obligatoire pour certaines parties de notre implantation de JToe. Nous y revien-
drons page 85.

3.4.2 Besoins supplémentaires pour JToe

L’ implantation de JToe sur JikesRVM nécessite un certain nombre de mécanismes qui
ne sont pas directement disponibles.

Communications zéro copie

Afin d’assurer un maximum de performances, nous souhaitons effectuer des com-
munications sans copie intermédiaire. Cependant, I’envoi de données en Java s’effectue
toujours au travers de tableaux d’octets. Les données a transmettre doivent donc systéma-
tiguement étre converties et copiées dans des tableaux d’octets. Pour limiter les recopies,
nous avons besoin d’un outil de communication qui puisse directement envoyer des oc-
tets a partir d’un pointeur (une VM_Adress avec JikesRVM) et recevoir des données
directement vers une zone mémoire spécifiée par un pointeur.

Puisque JikesRVM permet d’obtenir I’adresse mémoire effective d’un objet Java, il
est donc possible d’effectuer les transferts d’objets en zéro copie. A cet effet, nous avons
développé la classe ZSocket que nous présenterons page 82. Celle-ci repose sur des
primitives bas-niveau de JikesRVM afin de transmettre directement la représentation me-
moire d’un objet Java.

Allocation d’un ensemble d’objets

Comme nous le verrons lorsque nous décrirons I’implantation de JToe, nous souhai-
tons pouvoir stocker un ensemble d’objets dans une zone mémoire contigué, pour des
raisons de communication et pour limiter le nombre d’allocations mémoire. Pour cela,
nous allouons une zone mémoire brute, dont la taille correspond a la somme des tailles
nécessaires pour le stockage de chacun des objets. Une fois cette zone mémaoire initiali-
sée, nous convertissons chacun de ces objets en un objet Java normal grace a la méthode
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F1G. 8 — Informations stockées par le ramasse-miettes

VM_Object.initializeScalar () que nous avons déja évoquée. La question qui
se pose ici est de savoir comment allouer cette zone mémoire ou, plus exactement, ou
I’allouer.

Lorsqu’on alloue de la mémoire dans JikesRVM, la supposition principale qui est faite
est que cette zone mémoire ne sera dédiée qu’a un seul objet Java. Le ramasse-miettes
peut alors stocker des informations sur cet objet avant ou aprés la zone mémoire qu’il lui
a allouée. Cela nous interdit d’effectuer une seul allocation pour y stocker plusieurs objets
comme illustré figure 8. Sur cette figure, les parties notées Objet i correspondent a une
zone mémoire contenant I’objet 4, y compris les en-tétes de cet objet. Les zones notées
Meta-data i correspondent a des données du ramasse-miettes qui concernent I’objet i. Ces
données s’ajoutent a celles déja présentes dans GCHeader.

On constate sur les deuxiéme et troisiéme schémas de la figure 8 que stocker plusieurs
objets dans une méme zone mémoire contigué peut provoquer une corruption des données
des objets par le ramasse-miettes qui supposera que la zone avant ou aprés chaque objet
est libre pour ses propres données, ou une incohérence des données du ramasse-miettes
qui seront partagées pour I’ensemble des objets.

Différents type d’espaces sont géres par le ramasse-miettes. Les objets sont alloués
dans, et éventuellement déplacés entre, différents espaces en fonction de leur taille, leur
age ou tout autre caractéristique pertinente pour le ramasse-miettes. Il existe un espace
particulier — implanté par la classe BumpPointer — dans lequel aucune donnée n’est
ajoutée par le ramasse-miettes avant ou apres la zone mémoire d’un objet. Cet espace est
utilisé par différents ramasse-miettes®, principalement comme nurserie. Afin de pouvoir
effectuer une seule allocation mémoire pour un ensemble d’objets, il nous faut faire cette
allocation explicitement dans cet espace. Afin d’accéder a I’espace BumpPointer d’un
ramasse-miettes donné, il nous faut écrire un code spécifique au ramasse-miettes cible.
Pour cela, nous avons créé la classe GcManipulator que nous présenterons page 86.

4Lors de la compilation de JikesRVM, il est possible de choisir entre différents types de ramasse-miettes.
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Gestion des grosobjets

Les ramasse-miettes proposés par JikesRVM gérent les gros objets de fagon spécifique
et les allouent dans un espace spécifique. Puisque les ramasse-miettes gérent les gros
objets de facon spécifique, il ne serait pas cohérent de les mélanger avec les petits objets.
Afin de prendre ces objets en compte correctement, nous devons connaitre le seuil & partir
duquel un objet est considéré comme gros. C’est une autre des fonctionnalités proposées
par notre classe GecManipulator.

3.4.3 Implantation de JToe sur JikesRVM

Pour réaliser JToe, il est nécessaire d’implanter la méthode copy () de I’interface
Node ainsi que le support permettant d’appeler la méthode copied () de I’interface
CopyListener.

L’objectif de notre implantation de JToe sur JikesRVM est d’étre le plus efficace pos-
sible dans le cas de deux machines similaires exécutant la méme machine virtuelle Java.
Ces deux machines virtuelles étant identiques et s’exécutant sur les mémes plate-formes
matérielles et logicielles, nous considérons qu’elles partagent le méme ordre des octets
(byte ordering) ainsi que la méme représentation mémoire des objets et le méme type de
ramasse-miettes.

A partir de ces hypotheses, le transfert d’objets se déroule en trois phases, comme
présenté figure 9 page suivante :

(1) Calcul de I’ensemble des objets a transférer.

L’état d’un objet est défini par I’état des objets qu’il référence. Lors de I’envoi
d’un objet, il est donc nécessaire de trouver les objets que celui-ci référence. Nous
décrirons cette étape page ci-contre.

(2) Envoi des données brutes des objets en zéro copie.

La représentation mémoire bas niveau des objets est transférée directement, sans
copie intermeédiaire. Coté récepteur, une zone mémoire de taille suffisante est al-
louée au debut de la communication et les données sont lues directement vers cette
zone mémoire, la aussi sans copie intermédiaire. Cette étape est décrite page 82.

(3) Restauration du graphe.

Des données supplémentaires sont transmises. Elles permettront de reconstruire le
graphe d’objets sur le récepteur. Lorsque toutes les références entre objets ont été
mises a jour, ces objets sont signalés au ramasse-miettes et seront, par la suite,
considérés comme des objets a part entiére.

Ce processus implique des interactions poussées avec le ramasse-miettes que nous
décrirons page 85.
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F1G. 9 — Transfert d’un objet

Calcul du graphe d’objets

Cette implantation de JToe est congue pour remplacer le mécanisme de serialization
standard de Java dans le contexte du calcul haute performance. Il se conforme donc a
certains principes de ce mécanisme de serialization, en particulier I’envoi d’un objet im-
plique une copie en profondeur du graphe d’objets dont il est la racine. La cohérence de
ce graphe n’est pas garantie en cas de modification concurrente par une autre partie du
programme pendant ce parcours et, de fagon générale, pendant I’ensemble du mécanisme
de transfert.

L’état d’un objet est défini, entre autres, par I’état des objets qu’il référence. La pre-
miére chose a faire, avant de transmettre un objet, est donc de trouver I’ensemble des
objets qui définissent son état et qui doivent étre transmis. Pour faire cela, il est nécessaire
de parcourir le graphe enraciné dont les nceuds sont des objets Java, la racine est I’objet
que I’on souhaite transférer et les arétes sont les références entre ces objets.

La figure 9 montre I’ensemble des objets a transmettre lorsqu’on souhaite envoyer
I’objet o. Cet ensemble est calculé en parcourant le graphe des objets utilisés par o. L’al-
gorithme, en lui-méme, est trivial : pour tout objet référencé par o, s’il n’a pas déja été
visité, le marquer comme tel et I’ajouter a I’ensemble des objets a transmettre et calculer
récursivement I’ensemble des objets a transmettre avec ce dernier.

En Java, il n’est pas possible d’ajouter un champ a un objet si cela n’était pas prévu au
départ dans sa classe. Il n’est donc pas possible de marquer directement un objet comme
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visité pour le parcours du graphe. Il est alors nécessaire d’utiliser une table dans laquelle
tous les objets visités sont insérés, une recherche étant effectuée dans cette table lorsqu’un
nouvel objet est rencontré. Ce mécanisme de recherche engendre un colt important. Pour
éviter cela, nous exploitons le MiscHeader présenté page 76. Ainsi, nous ajoutons un
champ au MiscHeader dont la valeur par défaut est 0. Nous plagons cette valeur a
1 pour un objet visité. Des la fin du parcours du graphe et avant toute transmission de
données, la marque de chacun des objets visités est remise a 0.

Cette fonctionnalité nous a permis d’améliorer significativement les performances de
JToe par rapport a I’utilisation d’une table pour identifier les objets visités. Cependant,
cette solution nous empéche d’effectuer plusieurs parcours de graphe simultanés. En effet,
si les parcours de deux graphes non disjoints sont en cours simultanément, il y aura conflit
sur la marque pour les objets communs aux deux graphes, ce qui engendrera des erreurs
dans le calcul de ces graphes. Une option serait d’utiliser un bit distinct du Mi scHeader
pour des parcours distincts du graphe. Cela autoriserait un nombre prédéfini de parcours
de graphe a s’exécuter simultanément. Dans la version actuelle, un seul parcours a la fois
est autorisé.

Communications en zéro copie

Nous avons développé la classe zsocket qui fournit des opérations d’entrée/sortie
en zéro copie.® Cette classe permet I’échange de données contenues dans des tableaux
d’octets, que nous utilisons pour transmettre les données propres a notre protocole ; mais
elle permet surtout d’envoyer une zone mémoire brute spécifiée par son adresse et sa
taille. Le programme 3.20 page suivante présente I’API de cette classe.

La construction d’un objet ZSocket se fait a partir d’un objet Socket existant. Les
classes ZoutputStream et ZInputStream permettent d’effectuer les opérations de
communication. Les opérations sont répercutées sur le socket systeme grace a la classe
VM_SysCall proposée par JikesRVM et qui permet d’effectuer des appels systémes
natifs.

Les méthodes d’envoi ou de réception de données brutes recoivent en argument un
VM_Address, c’est a dire un pointeur, pour envoyer les données depuis ou recevoir des
données vers cette adresse. La manipulation de pointeur doit se faire avec le ramasse-
miettes désactive. Typiquement, un programme appelant writeZ () commencera par
désactiver le ramasse-miettes avant de calculer I’adresse depuis laquelle il souhaite en-
voyer les données — en utilisant, par exemple, VM_Magic.objectAsAddress () —
puis appellera la méthode writez () et, enfin, réactivera le ramasse-miettes.

Le ramasse-miettes étant désactivé, aucune allocation mémoire ne peut étre effec-
tuée par les méthodes writeZ () ou readz (). De plus, I’ordonnanceur étant désactivé
en méme temps que le ramasse-miettes, aucun changement de contexte n’est possible

5Nous parlons ici de zéro copie pour indiquer que notre code n’effectue aucune copie intermédiaire. Ce
n’est pas forcément le cas de la couche de communication. Cette version de JToe utilise TCP.
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public class ZSocket(
// Build a ZSocket from an initialized and connected socket
public ZSocket (Socket s);

// Retrieve a ZInputStream for read operations on the ZSocket
public ZInputStream getZInputStream() throws IOException;

// Retrieve a ZOutputStream for write operations on the ZSocket
public ZOutputStream getZOutputStream() throws IOException;

public abstract class ZOutputStream extends OutputStream{
// write regular byte array data.
public abstract int writeZ(byte b,
int off,
int len) throws IOException;

// write count bytes contained in memory starting at from address.

public abstract int writeZ (VM_Address from,
int count) throws IOException;
}
public abstract class ZInputStream extends InputStream{
// read regular data into byte array.
public abstract int readZ(byte b,
int off,
int len) throws IOException;
// read count bytes from the socket and
// write them into memory, starting at dest.
public abstract int readZ(VM_Address dest,
int count) throws IOException;

Programme 3.20: Les classes zSocket et Z (Input /Output) Stream.
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temps autre thread  1/O thread I/O thread autre thread
Début I/0
Blocage 1/0
Reprise 1/0 °

§ Blocage 1/0 §

Reprise 1/0 *
Fin 1/0
§ Fin
<
v Socket ZSocket

F1G. 10 — Impact du non recouvrement des communications avec un ZSocket par rap-
port a un Socket normal

pendant ces communications et en particulier, dans le cas d’une communication blo-

quante, il est nécessaire d’effectuer une attente active. Comme le montre la figure 10,

cette contrainte interdit le recouvrement de la communication par un autre processus lé-
6

ger.

Bien que cette absence de recouvrement ne soit pas perceptible dans les perfor-
mances de JToe évaluées grace a des programmes de type ping-pong, cela peut étre
un handicap pour des applications réelles. Une solution envisageable est de modifier
la méthode writeZz () afin qu’elle recoive, en lieu et place d’un pointeur, un ob-
jet Java standard et un décalage. L’adresse effective depuis laquelle le transfert doit
s’effectuer devient alors une fonction de I’adresse de I’objet (récupérable grace a
VM Magic.objectAsAddress ()) et du décalage. L’attente active en cas de com-
munication bloquante n’est plus nécessaire puisqu’il est toujours possible de retrouver
I’adresse a partir de laquelle I’envoi doit reprendre grace a ces informations. Cette so-
lution nécessite cependant certaines modifications dans notre format de données; nous
reviendrons sur ce point section 3.5 page 89.

SPour des raisons de place, le terme thread est utilisé figure 10 en lieu et place du terme processus léger.



3.4. IMPLANTATION DE JTOE SUR JIKESRVM 85

Interactions avec le ramasse-miettes

JikesRVM propose des fonctionnalités permettant des interactions de bas-niveau avec
le ramasse-miettes. Nous allons présenter nos besoins sur ce point dans le cadre de JToe
et les contraintes que ces interactions imposent a notre implantation.

Nous souhaitons effectuer des transferts de données sans copie intermédiaire. Comme
nous I’avons vu page 82, cela implique d’effectuer nos transferts en désactivant le
ramasse-miettes puisque nous manipulons directement des pointeurs. Pendant ces pé-
riodes, le changement de contexte entre processus légers devient impossible, ce qui nous
oblige a respecter un modéle de communication symétrique : lorsque nous transmettons
des données, nous devons nous assurer que le destinataire est bien en attente de ces don-
nées; réciproquement, lorsque nous nous mettons en attente de réception de données,
nous devons nous assurer que les données sont en cours de transmission par I’émetteur.

Comme nous le verrons par la suite, lors de la reconstruction d’un graphe d’objets,
nous utilisons les adresses originales des objets. 1l est donc impératif que le ramasse-
miettes ne les déplace pas pendant que nous les transmettons. Du coté du receveur, le
ramasse-miettes doit également étre désactive lors de I’initialisation des références entre
objets puisque, la encore, nous manipulons directement des pointeurs. Etant donné qu’il
est impossible d’allouer de la mémoire au cours de ces deux opérations, notre code est
congu de fagon a ce que toute la mémoire qui leur est nécessaire puisse étre allouée avant
que le ramasse-miettes ne soit désactivé. Ceci a une implication forte sur le format des
données que nous transmettons : le nombre et le type respectif des objets que nous nous
apprétons a transmettre sont envoyés en premier. Cela permet au destinataire d’allouer
toute la mémoire nécessaire avant de recevoir effectivement les objets. D’autre part, nous
avons dd implanter une table d’association n’ayant pas recours a I’allocation mémoire
afin de pouvoir reconstituer le graphe d’objets chez le destinataire.

L’allocation d’une seule zone mémoire pour stocker plusieurs objets recus complique
encore les interactions avec le ramasse-miettes. Comme nous I’avons évoqué page 80, les
gros objets sont gérés spécifiquement par le ramasse-miettes. N’effectuer qu’une seule
allocation en présence de gros objets aurait pour conséquence de les mélanger avec les
petits objets. Nous souhaitons éviter ce mélange afin de nous rapprocher de la politique
du ramasse-miettes. Cela nous oblige a étre capable de déterminer si un objet est petit
ou gros. Nous avons développé la classe GecManipulator (Cf. programme 3.21) qui
nous fournit cette information grace & sa méthode isSmallObject (). L implantation
de cette méthode dépend directement du ramasse-miettes utilisé. Cela nous permet de
séparer les gros objets des petits, ces derniers étant stockés dans une seule zone mémoire
contigue.

La seule facon de stocker tous nos petits objets dans une seule zone mé-
moire contigué tout en restant cohérent avec le ramasse-miettes est de faire cela
dans I’espace BumpPointer que nous avons présenté page 78. La méthode
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public class GcManipulator {
public boolean isSmallObject (Object o) ;
public VM _Address allocate(int bytes);

}

Programme 3.21: La classe GcManipulator

\”f\ e d \c\b\a\/‘

a : tailles d : petits objets
b : en—téte de classes e : gros objets
¢ : en—téte d’instances  f: références

Fic. 11 — Format de données

GecManipulator.allocate () nous assure que cette allocation est effectivement ef-
fectuée dans le BumpPointer du ramasse-miettes. Cela implique que notre implanta-
tion spécifique de JToe sur JikesRVM ne peut fonctionner qu’avec des ramasse-miettes
qui possédent un espace de type BumpPointer. D’autre part, pour chaque type de
ramasse-miettes avec lequel nous souhaitons fonctionner, il est nécessaire de développer
une version distincte, spécifique a ce ramasse-miettes, de la classe GcManipulator.

Format des données

Nous allons maintenant décrire le format des données transférées par notre implan-
tation de JToe. La figure 11 présente le flux des données pour le transfert d’un graphe
d’objets. Ce flux est divisé en six parties :

(@) tailles:
contient six entiers qui représentent la taille de b+c, la taille de b, le nombre de noms
de classes dans c, le nombre d’objets de type java.lang.Class, le nombre de
petits objets et le nombre de gros objets ;

(b) en-téte de classes :
contient le nom de chaque classe utilisée dans le graphe d’objets. Le nombre de
caractéres de ce nom est indiqué avant chacun des noms de classe. La position du
nom d’une classe devient I’identifiant de cette classe dans la suite. Cet identifiant
permet de spécifier le type de chaque objet dans la suite du flux ;

(c) en-téte d’instances :
cet en-téte contient des informations sur chacun des objets transmis. Le pre-
mier élément décrit son genre : tableau, objet scalaire ou instance de la classe
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java.lang.Class. Dans ce dernier cas, I’en-téte contiendra uniquement I’iden-
tifiant de la classe correspondante, cela suffira a reconstituer I’objet a I’arrivee. Dans
le cas d’un tableau, le nombre de cellules est également ajouté. Pour un objet sca-
laire ou un tableau, I’en téte contient aussi la taille de cet objet;

(d) petits objets :
cette partie du flux contient toutes les données brutes de tous les petits objets trans-
mis. L’ensemble de la zone mémoire bas-niveau allouée a chaque objet — tel que
présenteé figure 7 page 77 — est transmis, y compris les en-tétes de JikesRVM. Toutes
les données des petits objets peuvent alors étre lues d’un bloc, sans avoir a se soucier
des espaces nécessaires pour les en-tétes ;

(e) gros objets :
les données de chacun des gros objets transmis sont contenues dans cette partie
du flux. Seule la partie données des objets — comme décrite figure 7 page 77 — est
transmise. Afin d’étre cohérent avec la politique de gestion des gros objets par le
ramasse-miettes, le destinataire alloue et initialise chacun des gros objets separé-
ment ;

(F) références :
cette partie du flux contient les adresses mémoires, sur I’émetteur, de chacun des
objets transmis. Celles-ci sont envoyées dans le méme ordre que les objets I’ont été.
Elles permettent au destinataire de reconstituer les références du graphe d’objets.

Les principales informations du protocole — a, b, et ¢ — sont transmises avant les veri-
tables données des objets. Cela nous permet de nous assurer que toutes les classes néces-
saires ont été chargées dans la machine virtuelle et que toute la mémoire nécessaire a été
allouée avant de désactiver le ramasse-miettes pour la réception des données des objets.
Le ramasse-miettes ne sera réactivé qu’une fois toutes les données recues et les références
entre les objets mises a jour.

Comme nous I’évoquions page 85, les petits objets sont stockés ensemble dans une
méme zone mémoire. Nous les envoyons donc ensemble afin de permettre de recevoir leur
données d’un bloc.

3.4.4 Tests de performance

La figure 12 page suivante présente les temps de transfert d’objets avec JToe spécifique
a JikesRVM et JToe 100% Java. La version 100% Java exploite le mécanisme standard de
la serialization. Dans les deux cas, les communications s’effectuent sur TCP. Les courbes
correspondent au temps moyen d’un aller-retour pour un objet donné dans une application

de type ping-pong.
— Lacourbe RVM_RVM correspond a la version de JToe spécifique a JikesRVM s’exeé-

cutant sur JikesRVM version 2.3 FastAdaptiveSemiSpace — on notera que ce code
ne peut pas s’exécuter avec une autre machine virtuelle que JikesRVM.
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F1G. 12 — Tests JToe : temps moyen d’un aller-retour pour un objet donné avec JToe.

— La courbe TCP_RVM correspond a I’implantation 100% Java de JToe s’exécutant

sur la méme version de JikesRVM.

— Les courbes TCP_SUN et TCP_IBM correspondent & I’implantation 100% Java
de JToe s’exécutant, respectivement, sur la machine virtuelle Java de Sun version
1.4.1 01-b01 et la machine virtuelle Java d’IBM version 1.4.1.

Ces tests ont été réalisés sur deux PC équipés d’un processeur Intel 1.7GHz, de 512MB
de mémoire vive, utilisant le systeme d’exploitation Linux version 2.4.20 et connectés par
un réseau Ethernet non dédié de 100Mbps.

De fagon générale, I’exécution de notre application de ping-pong sur cette version de
JikesRVM est plus lente que sur les deux autres machines virtuelles.

Dans le cas de I’échange d’objets de type Vector, on constate que la version spé-
cifique de JToe est 40% a 50% plus rapide que la version 100% Java lorsque les deux
s’exécutent sur JikesRVM.

En ce qui concerne les objets de type TreeSet, la version spécifique de JToe n’est
pas plus performante que celle ayant recours au mécanisme de serialization standard. Cela
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peut s’expliquer par le fait que la classe java.util.TreeSet exploite le mécanisme
standard de serialization pour proposer une méthode d’encodage ad-hoc qui envoie direc-
tement vers le flux de serialization, et de fagon linéaire, les objets référencés. La version
specifique de JToe ne supportant pas la serialization ad-hoc, elle doit donc explorer to-
talement le graphe d’objets. Une autre raison de cette contre-performance vient du fait
que, comme nous I’avons évoqué section 3.4.3 page 82, I’implantation actuelle ne permet
pas le recouvrement des communications et surtout, que le format de données impose
a I’émetteur de connaitre I’ensemble de tous les objets a transmettre avant de pouvoir
commencer la transmission, ce qui empéche de paralléliser la réception de données avec
le calcul des prochaines données a transmettre. Dans le cas de la version 100% Java de
JToe, ce probléme n’existe pas et I’application peut donc bénéficier d’un effet pipeline.

Enfin, dans le cas des tableaux d’entiers ou de doubles, la version spécifique de JToe
est nettement plus performante que celle utilisant la serialization standard sur JikesRVM.
De plus, les temps obtenus sont comparables a ceux observés sur les machines virtuelles
Sun ou IBM malgré le handicap de cette version de JikesRVM en terme de performance.

3.5 Perspectives

Premierement, comme évoqué page 82, il nous faut supprimer I’attente active en émis-
sion de notre couche de communication. Pour cela, il nous est nécessaire de modifier a la
fois la couche de communication elle-méme et notre format de données defini page 86.
Cela permettra d’envisager le recouvrement des communications en émission.

Deuxiéemement, nous pensons également que la version spécifique de JToe peut bé-
néficier d’un effet pipeline et que cela peut aider a résoudre certains problémes de per-
formance, en particulier ceux observés lors du transfert de TreeSets page 87. Cela
implique une modification en profondeur de notre format de données afin de pouvoir
commencer a transmettre des données avant que I’ensemble de tous les objets a trans-
mettre ne soit connu. Puisque les données ne seront plus recues d’un bloc, il est indis-
pensable de supprimer I’attente active coté récepteur. Cette suppression signifie que le
ramasse-miettes sera actif entre plusieurs phases de réception d’un méme graphe d’ob-
jets. La difficulté consiste a gérer le fait que, parmi les objets déja recus, certains peuvent
référencer des objets non encore recus, ce qui pose un probléme pour le fonctionnement
du ramasse-miettes.

Troisiemement, 1I’un des probléemes majeurs de notre travail est la compatibilité avec
le mécanisme standard de serialization. Nous ne souhaitons pas étre compatible au sens
du protocole ou du format de données mais nous souhaitons permettre la serialization ad-
hoc. En Java, une classe peut définir la facon dont ses instances seront serializées. Cela
peut étre extrémement utile, non seulement pour des raisons de performance mais surtout
pour des raisons de cohérence. Par exemple, un objet utilisant une connexion réseau ne
va pas transmettre celle-ci telle quelle, ce qui n’aurait pas de sens, mais transmettra éven-
tuellement les informations nécessaires pour la rétablir. En I’état actuel de I’implantation
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de JToe sur JikesRVM, la cohérence des objets ayant recours a ce type de serialization
ad-hoc n’est pas garantie.

L’ implantation de JToe sur JikesRVM exploite des mécanismes de bas niveau afin
de permettre la communication, sans copie intermédiaire, d’objets Java. L’exploitation
réelle des possibilités que cela offre nécessiterait I’utilisation de couches de communica-
tion plus performantes que TCP et permettant effectivement la communication en zéro
copie [96, 115, 138]. D’autre part, et comme on peut le percevoir tout au long de la
section 3.4, cette interaction de bas niveau a un prix. On se rend compte que le gain ap-
porté par I’acces direct a la mémoire est diminué par le coGt qu’il engendre en terme de
complexité du code de JToe, mais surtout en terme de performances : la désactivation
du ramasse-miettes et de I’ordonnanceur interdit le recouvrement des communications et
impose d’avoir toute I’information sur le graphe a transmettre avant que la moindre trans-
mission soit possible. Il est donc difficile de prédire I’impact des optimisations mises en
ceuvres si on souhaitait les appliquer a d’autres machines virtuelles comme celles de Sun
ou d’IBM : les performances qu’elles présentent sur les différentes courbes de la figure 12
page 88 seraient-elles améliorées ou, au contraire, dégradées ?

Pour revenir a I’API JToe elle-méme, on peut noter que celle-ci est, volontairement,
sous-spécifiée. Rien ne précise si la serialization ad-hoc doit étre supportée ou non, par
exemple. Cette sous-spécification évite de fixer des limites déraisonnables dés le début
mais implique également des évolutions pour préciser un certain nombre de points. En
particulier, en ce qui concerne la synchronisation de la méthode copy () rien, aujour-
d’hui, ne précise si la transmission est terminée a la fin de I’appel (et les données trans-
mises réutilisables par I’appelant) ou si la transmission se fait de fagon asynchrone (dans
ce cas I’objet transmis ne doit pas étre modifié avant la fin effective de la transmission).
Toutes les implantations actuelles de JToe sont synchrones mais des versions asynchrones
présenteraient également un intérét, en particulier pour bénéficier d’un effet pipeline lors
de la transmission de plusieurs objets a la suite. C’est pourquoi il nous parait nécessaire
de faire évoluer I’API JToe pour faire apparaitre I’aspect potentiellement asynchrone de
cette méthode copy (), par exemple en ajoutant une valeur de retour qui permette, par la
suite, de s’assurer que I’opération est bien terminée, a I’image de la méthode finish ()
de Ibis que nous évoquions page 73. On se rapproche alors des mécanismes d’appel de
méthode asynchrone sur lesquels nous reviendrons au chapitre 4.
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Chapitre 4

Latence : appel asynchrone de méthode
a distance

Nous présenterons au chapitre suivant nos travaux sur I’activabilité dont I’objectif est
la transformation automatique d’appels de méthode synchrones en appels asynchrones
afin, dans le cas distant, de recouvrir ces appels comme nous I’avons vu section 1.5.2
page 42. Avant cela, il nous semble pertinent de présenter les principes des appels de
méthode asynchrones. Nous allons étudier ces mécanismes au travers des fonctionnalités
proposées par trois plates-formes : ProActive [20], Mandala [135] et E [92].

L’appel de routine a distance permet I’interaction entre deux machines, ou plus gé-
néralement deux processus distincts, le premier demandant I’exécution d’une commande
au second. Nous avons vu différentes possibilités dans ce domaine dans la section 1.4.2
page 30. Lorsque cet appel distant est synchrone, I’appelant est bloqué et ne peut conti-
nuer son exécution tant que le résultat de sa commande ne lui est pas revenu. Ce temps
d’attente inclut le délai nécessaire au transit de la commande sur le réseau, a son exécution
puis au transit du résultat. Tout ce temps pourrait parfois étre recouvert et exploité. L’ap-
pel asynchrone permet cela : on appelle une routine avant d’avoir besoin de son résultat ;
pendant que la routine s’exécute en paralléle, on continue son exécution.

4.1 Principe de I’appel de méthode asynchrone

Le principe de I’appel de méthode asynchrone est de découpler I’invocation des mé-
thodes sur un objet de leur exécution. L’appel asynchrone d’une méthode retournera im-
médiatement un résultat, appelé futur,! qui permettra de consulter le véritable résultat
produit par I’exécution de cette méthode. Cette exécution s’effectue de fagon asynchrone
dans un flot d’exécution spécifique.

Nous emploierons le terme futur qui est celui utilisé pour ProActive et Mandala. E utilise le nom
promise.

93
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Différents modéles d’asynchronisme existent. ProActive repose sur les objets actifs
tels que décrits par Caromel [17]. Dans ce cas, un objet actif est associé a un et un seul
flot d’exécution chargé d’exécuter les méthodes invoquées sur I’objet. Dans ce modéle,
tous les objets ne sont pas actifs. Les objets non actifs sont dits passifs. Le partage d’un
méme objet passif entre plusieurs objets actifs est interdit. Le passage des parameétres
par copie entre objets actifs garantit cela. Une routine est chargée de parcourir la liste des
appels effectués sur I’objet et de les exécuter. Le comportement par défaut de cette routine
consiste a exécuter séquentiellement les appels de méthode en attente, dans I’ordre dans
lequel les appels ont été recus mais cela peut étre redéfini.?

Mandala repose sur le principe des références asynchrones [135]. Puisque I’asynchro-
nisme se décide au niveau de la référence sur un objet, plusieurs références différentes et
ayant chacune leur propre politique de gestion de I’asynchronisme peuvent partager un
méme objet. Par ailleurs, les références peuvent étre chainées entre elles, ce qui permet
d’implanter, si on le souhaite, un asynchronisme coté client et coté serveur : une pre-
miére référence asynchrone c6té client est chainée avec une seconde coté serveur. Enfin,
plusieurs processus légers peuvent accéder simultanément a un objet si la politique de
la référence pointant directement sur cet objet le permet ou par un seul si la politique
I’exige. Mandala propose différents moyens d’expression de I’asynchronisme. Toutes nos
remarques dans la suite de ce chapitre s’appliquent a la semi-transparence [135, p. 186,
chap. 16] méme dans le cas ou nous ne le précisons pas.

La plate-forme E propose la notion de vat. Un vat est un espace mémoire virtuel
contenant un ensemble d’objets associés a un processus. Toutes les méthodes invoquées
sur un objet du vat sont executées par ce processus. Les appels de méthode recus par le
vat sont exécutés séquentiellement par le processus associé, dans I’ordre de leur arrivée.
Plusieurs objets d’un méme vat peuvent étre accessibles a distance. Leurs méthodes seront
exécutées par I’unique processus du vat, séquentiellement.

Ces trois plates-formes nous permettent d’étudier trois modeles d’asynchronisme dif-
férents. Nous allons voir les différentes stratégies qui sont mises en ceuvre dans chacune
d’entre elles pour synchroniser appelant et appelé ainsi que pour gérer les exceptions
dans un cadre asynchrone. Nous étudierons ensuite les différents niveaux de masquage de
I’asynchronisme par ces plates-formes.

4.2 Synchronisation

L’appel asynchrone de méthode nécessite la mise en place de différents points de syn-
chronisation entre appelant et appelé pour transmettre I’appel et ses arguments a I’appelé
puis pour retourner le résultat a I’appelant. Nous allons voir I’utilisation du rendez-vous

2Cela permet de gérer les contraintes de gestion de structures de données bornées. Si on considére un
buffer borné, alors tant que le buffer est plein, la routine n’accepte que I’exécution de méthodes retirant des
éléments du buffer ou, au moins, n’en ajoutant pas.
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pour la transmission d’un appel a distance ainsi que de I’attente par nécessité et I’utilisa-
tion anticipée du résultat d’un appel.

4.2.1 Rendez-vous

La plate-forme ProActive a recours au mécanisme de rendez-vous. Il n’est pas présent
dans E et peut étre utilisé ou non avec Mandala. Lors d’un appel asynchrone avec rendez-
vous, I’appelant reste bloqué le temps de ce rendez-vous, c’est-a-dire le temps que I’appel
de méthode soit transmis a I’appelé et stocke dans sa file puis que la confirmation de cette
prise en compte soit renvoyée a I’appelant. Coté client, le recouvrement de I’exécution de
la méthode et de la transmission du résultat est possible mais pas celui de I’envoi de la
requéte ni de la réception de I’accusé de réception.

L’objectif du rendez-vous est double. Premierement, il assure a I’appelant que son
appel a bien été recu par I’appelé. Deuxiemement, il assure que I’ordre de stockage des
appels dans la file d’un objet actif respecte les dépendances entre ces appels comme nous
le verrons sur I’exemple de la figure 13 page suivante.

Dans le cas d’une panne de I’appelé, le rendez-vous permet de prévenir I’appelant,
au moment de I’appel, que son correspondant est en panne. En fait, ce que garantit le
rendez-vous, c’est le fait que I’appelé a fonctionné suffisamment longtemps pour émettre
un accusé de réception de I’appel. Cela ne garantit pas que I’appelé fonctionne toujours
au moment ou I’accusé de réception est recu. Si il ne fonctionne effectivement plus, I’ap-
pelant ne sera pas informé de la panne de son correspondant — survenue immédiatement
apres que I’accusé de réception a été envoyé — et ne pourra soupgonner cela que lorsqu’il
cherchera a utiliser le résultat. Ainsi, étant donnés les aléas liés aux pannes, I’appel d’une
méthode a distance n’a pas forcément pour conséquence son exécution, méme lorsqu’on
a la garantie de I’arrivée de cet appel. Du coup, la plate-forme E fait le choix de commu-
nications sans rendez-vous et propose un mécanisme spécifique et distinct de détection de
panne. Cela implique que les appels asynchrones sur un objet en panne seront acceptés
indéfiniment et silencieusement alors qu’ils n’auront aucune chance d’aboutir. Le méca-
nisme de rendez-vous de ProActive permet de prévenir I’appelant dés I’appel suivant.

Le rendez-vous garantit également que I’ordre de stockage des appels dans la file d’un
objet actif respecte, non seulement I’ordre dans lequel ils ont été effectués, mais surtout
les dépendances entre ces appels. Par exemple, sur la figure 13 page suivante, I’objet a
invoque d’abord la méthode m () de b. Par la suite, il invoque une méthode sur le résultat
r de ce premier appel qui I’oblige a attendre la fin de la méthode b.m () pour exécuter
r.use () et continuer son exécution.® 1l 'y a donc une dépendance entre la fin de la
méthode b.m () et I’instruction r.use () . Enfin, il invoque la méthode m2 () de I’objet

3Selon la plate-forme utilisée, I’attente de la fin de la méthode b.m() ne s’écrirait pas de la
méme facon. Nous avons choisi ici une syntaxe proche de ProActive. On aurait quelque chose comme
r.waitForResult () avec Mandala ou when (r) - >done (r) {c.m2 () } avec E mais le résultat se-
rait identique. Nous ne nous étendrons pas sur les questions de syntaxe, le lecteur est renvoyé aux docu-
mentations des différentes plate-formes pour plus de détails [43, 106, 127].
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F1G. 13 — Dépendances entre plusieurs appels

c. De par I’attente du résultat de la méthode b.m (), il y a une dépendance, pour I’objet
a entre la terminaison de I’appel b.m () et I’appel c.m2 (). La méthode m () de I’objet
b, quant a elle, invoque la méthode m1 () de c. L’appel c.m1 () dépend donc de I’appel
b.m (). Ces dépendances sont représentées par les fléches en pointillé sur la figure 13.
L’ordre des appels dans la file de I’objet ¢ respectant ces dépendances est le suivant :

1. c.ml ()
2. c.m2 ()

Bien entendu, cela ne correspondra pas forcément a I’ordre dans lequel ces appels seront
exécuteés si la file d’appel de I’objet ¢ n’est pas traitée dans I’ordre FIFO. Cependant, le
mécanisme de rendez-vous garantit, dans cet exemple, que I’ordre de stockage des appels
dans la file de c sera celui-ci et aucun autre.

Cet ordre pourrait ne pas étre respecté par une plate-forme n’utilisant pas un méca-
nisme de rendez-vous. C’est le cas de E ou de Mandala, selon le type des reférences
asynchrones utilisées. En effet, sans rendez-vous la méthode b.m () pourrait terminer
avant que son appel c.m1 () n’ait été ajouté a la file de c.

Nous pensons qu’il est possible de respecter cet ordre de stockage des appels en rela-
chant les contraintes du rendez-vous. Nous posons comme conjecture que, dans un sys-
teme d’objets actifs tel que celui proposé par ProActive, le mécanisme de communication
par rendez-vous est équivalent, en ce qui concerne I’ordre des appels, a un mécanisme de
communication asynchrone s’il respecte les deux conditions suivantes :
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1. le lien de communication entre deux objets actifs respecte I’ordre d’émission des
messages ;

2. une méthode d’un objet actif ne peut étre considérée comme terminée par I’appelant
que lorsque tous les appels de méthode sortants — c’est-a-dire les appels a d’autres
objets actifs — déclenchés par cette méthode ont été transmis vers et regus par les
différents objets actifs cibles.

Intuitivement, tous les appels d’un objet actif vers un autre arrivent dans I’ordre dans
lequel ils ont été émis. Mais les appels d’un objet actif vers plusieurs objets actifs distincts
peuvent s’entreméler et les communications peuvent se dérouler de fagon asynchrone par
rapport a I’exécution du programme. Une méthode d’un objet actif n’est terminée que
lorsque toutes les communications de cette méthode sont terminées. En fait, plutdt que de
considérer I’ordre de réception des messages par un objet actif, nous considérons I’ordre
de leur émission. En incluant le message permettant d’informer I’appelant que la méthode
en cours est bien terminée, cette technique assure que I’ordre de stockage des appels d’un
objet actif dans les files des différents appelés respecte la méme relation de dépendance
gu’avec un systéme a base de rendez-vous. Sur I’exemple de la figure 13 page ci-contre,
I’attente sur I’instruction r.use () ne se terminera que lorsque I’appel c¢.m1 () aura
bien été pris en compte.

Cette approche permettrait d’augmenter le taux de recouvrement des communications
entre objets actifs mais on doit noter qu’avec ProActive, les arguments entre objets actifs
sont passés par copie. Dans le cas ou un programme modifie une donnée apres avoir
demandé a la passer en argument a un objet actif, c’est la donnée avant modification qui
doit étre transmise. Ceci implique que méme si la communication peut étre faite de fagon
asynchrone, la copie des arguments, si on souhaite respecter ce fonctionnement, doit étre
faite de fagon synchrone, au moment de I’appel.

4.2.2 Attente par nécessité

L’attente par nécessité permet au processus ayant appelé une méthode de fagon asyn-
chrone de se bloquer en attendant que le résultat de celle-ci soit effectivement disponible.
Cette attente peut étre explicite ou implicite.

Dans le cas de Mandala, I’attente par nécessité est explicite. Une méthode peut étre
appliquée sur un futur afin de bloguer explicitement le processus appelant jusqu’a ce que
la méthode asynchrone correspondante a ce futur soit terminée et le résultat disponible.
Apres cette attente par nécessité, le résultat réel peut étre directement utilisé.

Dans le cas de la plate-forme ProActive, I’attente par nécessité est implicite. Il n’est
pas nécessaire de demander a attendre sur le futur. Ce dernier peut étre utilisé directement
comme s’il s’agissait du véritable résultat. Lors d’une telle utilisation — appel de méthode
sur ce résultat/futur — le processus appelant est bloqué par la plate-forme le temps que la
méthode asynchrone correspondante soit terminée et le résultat disponible.

Dans le cas de I’attente par nécessité explicite, le type du futur n’est pas compatible



98 CHAPITRE 4. LATENCE : APPEL ASYNCHRONE DE METHODE A DISTANCE

avec celui du résultat. Avant d’utiliser ce dernier, par exemple en le transmettant a une
bibliothéque, il est indispensable de déclencher une attente par nécessité. Cela introduit
une sorte de barriére dans le programme que I’on ne retrouve pas dans I’attente par né-
cessité implicite puisque, dans ce cas, le futur peut directement étre transmis a d’autres
bibliotheques qui I’utiliseront de facon transparente et seront, si nécessaire, bloquées de
facon transparente et au moment opportun.

Dans tous les cas, le mécanisme d’attente par nécessité bloque le processus qui ef-
fectue cette opération. Selon le modéle d’asynchronisme utilisé, cela peut étre source
d’étreinte fatale. Dans le cas des objets actifs de ProActive, un seul processus exécute
les méthodes d’un objet actif. Supposons que ce processus, appelons-le A, se bloque en
attente du résultat d’une méthode m () invoquée sur un autre objet actif. Alors il ne peut
plus exécuter de nouvelles méthodes tant que le résultat de m () n’est pas disponible. Ima-
ginons que m () appelle récursivement une méthode sur I’objet actif de A puis attende ce
résultat. Alors A n’exécutera pas cette méthode tant qu’il n’aura pas recu le résultat de
m () qui ne sera pas disponible tant que la méthode invoquée par m () n’aura pas été
executée. Cela conduit a une étreinte fatale.

Enfin, il faut noter que, puisque le mécanisme d’attente par nécessité blogue le pro-
cessus en attente d’un résultat, I’asynchronisme des appels ainsi que le recouvrement
potentiel en sont réduits d’autant. Pour que cette approche soit la plus efficace possible,
il est important que I’intervalle de temps entre I’appel de la méthode et I’utilisation de
son résultat soit le plus grand possible. Ceci limite la durée de I’attente par nécessité et
permet un degré de parallélisme plus important. Il est donc intéressant de déclencher un
appel asynchrone le plus tot possible et d’utiliser le résultat le plus tard possible. Cette dé-
marche est contre-nature. Un développeur aura plutét tendance a utiliser le résultat d’un
appel de méthode immédiatement apres cet appel et a n’effectuer un appel de méthode
qu’au moment ou il en a besoin. Il semble donc important d’attirer I’attention du déve-
loppeur sur I’asynchronisme de ses appels afin qu’il puisse concevoir son application de
facon adaptée.

4.2.3 Utilisation anticipée du résultat

Une alternative a I’attente par nécessité est I’utilisation anticipée de résultat. L’idée
est d’invoquer les méthodes sur un futur de facon asynchrone, avant que le résultat cor-
respondant ne soit disponible. Dans ce cas, plutot que de bloquer I’appelant, ses appels
sont stockés dans une file et seront exécutés lorsque le résultat sera disponible. L asyn-
chronisme n’est alors plus limité de la méme facon qu’avec I’attente active. En outre, le
risque d’étreinte fatale tel qu’il est posé avec I’attente active n’apparait plus puisqu’aucun
processus n’est blogqué.

Dans le cas de ProActive, ce type d’appel est impossible. ProActive repose sur un
modeéle hybride d’objets passifs et d’objets actifs. La plate-forme n’effectue un appel
asynchrone que si I’objet cible est un objet actif. De plus, elle doit connaitre la file associée
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a cet objet pour y stocker ces appels. Savoir si le résultat futur d’un appel de méthode sera
un objet actif et de quel objet actif il s’agira, est impossible dans le cas général. L attente
par nécessité est alors obligatoire.

Mandala a recours a I’attente par nécessité explicite. Il n’est donc pas possible d’in-
voquer une méthode du résultat, méme via son futur, tant qu’une attente explicite par né-
cessité n’a pas été déclenchée. Mandala propose également un mécanisme événementiel
permettant a I’appelant d’une méthode asynchrone de fournir un code qui sera automa-
tiguement appelé a la fin de la méthode. Ce mécanisme événementiel pourrait permettre
d’étendre Mandala pour I’enchainement d’appels asynchrones sur un futur mais son uti-
lisation n’est pas évidente.

E integre le mécanisme d’appel asynchrone sur un futur. Il est possible d’invoquer
directement une méthode asynchrone sur le résultat d’un autre appel asynchrone. Plut6t
que de provoquer une attente par nécessité, comme dans le cas de ProActive, ces appels
seront stockés dans une file jusqu’a ce que le résultat soit disponible. Cela est rendu
possible dans la mesure ou les méthodes de n’importe quel objet peuvent étre invoquées
de facon asynchrone dans E. Il n’est donc pas nécessaire de connaitre le type du résultat
d’un appel pour savoir que I’asynchronisme est possible.

Apres une attente par nécessité, I’appelant sait que I’appel asynchrone est terminé,
et s’il s’est bien déroulé ou s’il a levé une exception. L’appel asynchrone sur un fu-
tur ne fournit pas cette information. E propose une construction supplémentaire, when,
qui permet d’effectuer un traitement lorsqu’un appel asynchrone est terminé et de traiter
les exceptions éventuelles. La clause when fonctionne selon un modele événementiel :
le programme fournit une séquence d’instructions qui sera executée lorsque la méthode
asynchrone sera terminée. Nous reviendrons sur cette clause section 4.4.3 page 104.

4.3 Gestion des exceptions

L’appel asynchrone de méthode a distance pose des problemes particuliers pour la
gestion des exceptions. Dans le cas synchrone, le mécanisme de gestion des exceptions
est tel que, lorsqu’une méthode est appelée, si son exécution provoque la levée d’une ex-
ception, alors I’exécution de la méthode appelante est interrompue au niveau de I’appel
de méthode et I’instruction suivant immédiatement cet appel de méthode n’est pas exé-
cutée. 4 Dans le cas du langage Java, si cet appel a été effectué dans un bloc capable de
gérer la survenue d’une telle exception alors I’exécution est déroutée vers le bloc de ges-
tion de I’exception sinon la méthode appelante se termine et I’exception est propagée a la
méthode ayant appelée cette derniére. Ce processus se poursuit jusqu’a ce qu’un bloc soit
capable de gérer I’exception en question.

La levée d’une exception par une méthode asynchrone n’interrompt naturellement pas

4 A notre connaissance, cette caractéristique est valable pour tous les langages proposant un mécanisme
d’exceptions.
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I’exécution de I’appelant qui se poursuit en paralléle de la méthode appelée. En particu-
lier, I’instruction suivant immédiatement I’appel a la méthode est exécutée. La levée de
I’exception ne se fait donc plus dans le méme contexte que dans le cas synchrone et elle
doit étre traitée de facon spécifique.

L’approche de la plate-forme ProActive est simple : si une méthode déclare lever une
exception, I’appel n’est pas asynchrone mais synchrone. De cette fagon, ProActive peut se
reposer sur le mécanisme classique de gestion d’exception et garantir qu’une telle excep-
tion sera bien gérée correctement. Cependant, cela limite significativement I’utilisation
des exceptions dans ProActive qui font perdre I’intérét de I’asynchronisme — qui n’existe
plus dans ce cas.® De plus, il est possible qu’une méthode Iéve une exception sans que
cela apparaisse dans sa signature. ProActive fera alors I’appel de fagon asynchrone et
I’exception ne pourra plus étre gérée normalement.

Mandala clarifie les choses en spécifiant qu’une méthode asynchrone ne léve aucune
exception. Seule I’attente par nécessité explicite est susceptible de lever une exception
qui correspondra a I’exception levée par la méthode asynchrone correspondante. Man-
dala propose également des mécanismes alternatifs : transmission d’un objet gestionnaire
d’exception lors d’un appel asynchrone (fonctionnement événementiel) ; interruption du
processus léger ayant fait I’appel afin de I’avertir au plus tét de la survenue d’une ex-
ception; blocage des appels sur un objet dont une méthode a levé une exception jusqu’a
confirmation de ce que I’exception a bien été gérée.

Dans le cas de E, un appel asynchrone ne léve pas non plus d’exception. C’est dans la
construction when (Cf. section 4.2.3 page 98) que I’exception peut étre gérée.

Une des particularité de la gestion des exceptions dans un systeme synchrone est la
garantie que le flot d’exécution de I’appelant sera dérouté vers une routine de gestion
d’exception dans le cas ou la méthode qu’il appelle provoque la levée d’une telle excep-
tion. Ainsi, le programme ne peut ignorer la survenue d’une exception, quitte a se terminer
brutalement.® On ne retrouve pas ce comportement avec la gestion d’exception de Man-
dala ou de E. Par exemple avec Mandala, si le futur d’un appel asynchrone n’est jamais
utilisé, soit parce que I’état de cet appel n’est pas intéressant, soit par omission, alors la
survenue d’une exception n’aura aucun effet sur I’appelant. Dans le cas de E, le probléme
est presque pire puisque I’appel de méthode asynchrone sur un futur n’indique rien sur
I’état de la méthode correspondante et seule I’utilisation de la construction when permet
de s’en rendre compte.

Un mécanisme de gestion des exceptions adapté aux méthodes asynchrones doit étre
propose, qui propose une garantie comparable au déroutement de I’appelant du cas syn-
chrone. Nous n’avons pas connaissance de I’existence d’un tel mécanisme.

50n peut noter la proposition d’un nouveau mécanisme de gestion des exceptions [18] permettant de
repousser I’attente de I’appelant a la fin du bloc susceptible de gérer I’exception déclarée par une méthode.
Mais dans ce cas, I’instruction immédiatement apres celle ayant levé I’exception aura été exécutée.

®Dans le cas ol le programmeur aura spécifié une routine de traitement d’exception silencieuse, celle-ci
pourra étre ignorée par le programme. Mais il s’agit alors d’un choix explicite du développeur, pas d’un
oubli... théoriquement.
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4.4 Masquage de I’asynchronisme

Chacune des trois plate-formes qui nous ont permis d’illustrer I’appel de méthode
asynchrone adopte une démarche différente en ce qui concerne la visibilité de cet asyn-
chronisme. Nous avons traité la question du masquage des communications dans les ap-
pels de méthode a distance et le probleme que cela pouvait poser a la section 2.2.3 page 60.
Nous n’y reviendrons pas ici mais notons tout de méme que ProActive pose le méme pro-
bléme en passant les arguments par copie de fagon transparente. Mandala également pose
ce probléme dans la mesure ou il ne sera pas possible de distinguer entre un appel asyn-
chrone local ou un appel asynchrone distant et ou le passage des arguments sera fait par
référence dans le cas local et par copie dans le cas distant. E ne pose pas ce probleme
puisque les arguments sont toujours passés par référence sauf pour les constantes.

4.4.1 Asynchronisme transparent

L’un des objectifs de la plate-forme ProActive est la réutilisation de code existant.
Pour cela, ProActive propose un mécanisme transparent d’appel asynchrone. Syntaxique-
ment, un appel asynchrone a la forme d’un appel synchrone. En pratique, I’appelant n’est
pas bloqué pendant I’exécution. Cette transparence est assurée grace a un certain nombre
de principes. Tout d’abord, un objet actif, c’est-a-dire un objet dont les méthodes sont
appelées de facon asynchrone, est compatible’ avec sa version non active. Ainsi, un code
existant utilisant un objet d’un type donné sera syntaxiquement compatible avec la version
active de ce méme objet. Ensuite, un appel de méthode ne renvoie pas le résultat attendu
mais un futur sur ce résultat. Ce futur est compatible avec le véritable résultat attendu.
C’est-a-dire que syntaxiquement, il peut étre utilisé en lieu et place du véritable résultat
dans le programme.

Ce masquage syntaxique de I’aspect asynchrone d’un appel oblige a mettre en ceuvre
un mécanisme transparent de gestion des exceptions en asynchrone. Pour cela, nous avons
vu que le choix de ProActive est de rendre synchrone un appel pouvant lever une excep-
tion. Cependant, une méthode peut lever une exception sans que cela apparaisse au niveau
de sa signature. Dans ce cas, I’appel est fait de fagon asynchrone et la gestion de I’excep-
tion n’est plus transparente puisqu’elle se fera au moment de I’attente par nécessité.

La sémantique synchrone de gestion des exceptions veut que I’instruction qui suit
immédiatement I’appel d’une méthode ayant levé une exception ne soit pas exécutée.
Si on souhaite gerer de facon totalement transparente la survenue d’une exception lors
d’un appel asynchrone, il faut respecter cette sémantique et cela implique d’étre capable
d’annuler I’effet de I’exécution d’une partie du programme. En particulier, toutes les ins-
tructions exécutées par I’appelant entre un appel asynchrone de méthode et la survenue
d’une exception au cours de cet appel doivent étre annulées afin de remettre le programme
dans I’état dans lequel il se trouvait au moment de cet appel. On peut envisager différentes

"Cette compatibilité est assurée au niveau du langage par I’exploitation du polymorphisme.
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méthodes pour permettre I’annulation d’instructions, citons-en deux :

1. les points de reprise, que nous avons vus en 1.1.2 page 11. L’état du programme est
sauvegardé a intervalles réguliers. Lorsqu’on souhaite annuler un certain nombre
d’instructions, on remet le programme dans I’état dans lequel il était au premier
point de reprise avant la derniere instruction a annuler et on reprend I’exécution
jusqu’a atteindre I’instruction souhaitée ;

2. I’exécution inverse. Chaque instruction du langage possede son instruction inverse.
Des données peuvent étre enregistrées dans un historique pour pouvoir executer
certaines instructions inverses. L’opération +, par exemple, effectue I’addition de
deux entiers et retourne un entier résultat. L’opération inverse est alors la soustrac-
tion. Cependant, dans le cas de Java, par exemple, I’opération + détruit ses deux
opérandes. Il est alors nécessaire de stocker I’un de ces deux opérandes dans un
historique. Lorsqu’on souhaite annuler une addition, il suffit de soustraire au re-
sultat de I’addition I’opérande stocké dans I’historique pour retrouver le deuxiéme
opérande. De méme, il est nécessaire de pouvoir retrouver, lors d’une exécution in-
verse, I’instruction précédent I’instruction courante dans le cas ou il se serait produit
un saut lors de I’exécution normale. La encore, ceci implique I’enregistrement d’in-
formations dans un historique. Dans le cas des boucles, la quantité d’informations
a enregistrer risque d’étre relativement importante.

Le caractere destructif de la plupart des instructions usuelles d’un langage nécessite
le stockage d’une quantité importante de données pour leur annulation, sans parler de
la gestion de la mémoire, puisque des opérations de ramasse-miettes pourraient interdire
I’annulation de certaines instructions. Les points de reprise, dans le cas de la plate-forme
ProActive sont déja utilisés pour la gestion transparente des pannes partielles, comme
nous I’avons vu en 1.1.2 page 11. Cependant, leur utilisation pour la gestion des excep-
tions en feraient un élément constitutif du paradigme de programmation ProActive alors
que ce n’est aujourd’hui qu’un outil optionnel. De facon générale, ces mécanismes se
heurtent a I’interfacage avec I’extérieur : comment annuler I’accés a un fichier, I’écriture
d’une donnée sur une socket, etc ? Pour toutes ces raisons, les mécanismes d’annulation
d’instructions sont difficiles a mettre en ceuvre et souvent limités au cadre du débogage.
On pourra trouver un tel exemple pour le langage Java dans [32]. 1| semble plus raison-
nable de proposer une alternative pour la gestion des exceptions qui soit spécifique aux
appels asynchrones.®

Enfin, la plate-forme ProActive repose sur I’attente par nécessité qui, comme nous
I’avons vu en 4.2.2 page 97 nécessite une anticipation maximale des appels asynchrones
et une utilisation le plus tard possible de leur résultat. C’est une démarche plutét contre-
nature lors de I’écriture d’un programme séquentiel et qui n’est donc pas facilitée par le
masquage de I’asynchronisme.

8C’est d’ailleurs I’approche suivie par le nouveau mécanisme de gestion des exceptions de ProAc-
tive [18] que nous avons déja évoqué dans la note de bas de page numéro 5 page 100.
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4.4.2 Asynchronisme semi-transparent

L’objectif de Mandala est de proposer une syntaxe pour les appels de méthode asyn-
chrones qui soit différente mais proche de celle des appels synchrones classiques. Une
méthode asynchrone aura une signature proche de celle de sa version synchrone : mémes
arguments et méme nom, préfixé par rami_. Le type du retour, par contre, sera différent;
il s’agira explicitement d’un futur, incompatible avec le type de retour de la méthode syn-
chrone. Enfin, laméthode asynchrone ne lévera aucune exception. Un compilateur nommé
jayac permet de générer la version asynchrone d’une classe. A titre d’exemple, on consi-
dere ici un extrait de la classe java.io.BufferedReader:

package java.io;
public class BufferedReader extends Reader(

String readLine () throws IOExceptionf{

.

Le programme suivant présente un extrait de la classe générée par jayac a partir de
java.io.BufferedReader?®:

package jaya.java.io;
public class BufferedReader extends Reader({

FutureClient rami readLine () {

}

Le développeur qui souhaite invoquer une méthode de facon asynchrone avec Man-
dala ajoute simplement le préfixe rami_ a son appel de méthode. Gréce a cette syntaxe,
ce dernier est conscient de I’aspect asynchrone de son appel — préfixe rami et renvoi
d’un futur. 1l peut donc, en toute connaissance de cause, effectuer ses appels asynchrones
le plus t6t possible et n’utiliser les résultats que le plus tard possible. L’aspect asynchrone
est également clairement apparent en ce qui concerne les exceptions, comme nous avons
pu le voir en 4.3 page 99. L’objectif de la semi-transparence est de limiter le masquage,
en particulier en faisant apparaitre clairement la notion de futur et en évitant la compati-
bilité entre futur et véritable résultat. Ce dernier point oblige a une attente par nécessité
explicite et augmente la conscience du développeur. La contrepartie, comme nous I’avons
vu en 4.2.2 page 97, est que I’attente par nécessité explicite peut constituer une barriére
génante pour le programme.

On remarquera pour finir que le mécanisme de semi-transparence de Mandala fait
apparaitre clairement I’aspect asynchrone des appels. Cependant, le type d’asynchronisme

911 faut noter que, par soucis de clarté, nous ne présentons pas toutes les méthodes générées par jayac a
partir de la méthode readLine originale.
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utilisé est masqué. Syntaxiquement, il n’est pas possible pour le développeur de savoir
quelle politique asynchrone va étre utilisée par son appel de méthode. En particulier dans
le cas d’appels asynchrones a distance, rien ne différencie syntaxiquement un appel de
méthode asynchrone par rendez-vous d’un appel totalement asynchrone. En pratique, si
le bon fonctionnement d’un programme dépend directement de la politique asynchrone
de telle ou telle référence, c’est au développeur de s’assurer que cette politique est bien
celle attendue.

4.4.3 Asynchronisme explicite

E propose un asynchronisme explicite. La syntaxe fait apparaitre clairement I’aspect
asynchrone des appels et le type de cet asynchronisme est unique et clairement défini. Sur
le plan syntaxique, un appel asynchrone se distingue d’un appel synchrone par I’ utilisation
de <- en lieu et place du point pour I’appel de méthode. Dans I’exemple suivant, I’appel
a la méthode m () de I’objet o est synchrone, I’appel a la méthode n () est asynchrone :

rl :
r2 :

o.m()
o<-n ()

L’objet r2 sera donc un futur — promise, dans le vocabulaire E — et, & la différence
de r1, les appels synchrones seront interdits sur cet objet. Dans la suite de I’exemple,
I’appel asynchrone sur r2 est possible et non bloquant méme si la méthode n () n’est pas
encore terminée et que le résultat associé n’est pas disponible. C’est I’utilisation anticipée
du résultat que nous avons vu en 4.2.3 page 98 :

rl.£()
r2<-p()

Enfin, I"utilisation synchrone de r2 ne sera possible que lorsqu’il sera certain que
celui-ci aura bien été calculé. Cela n’est possible qu’au sein d’une construction when :

when (r2) -> done(r2){
r2.p()

}catch ef
println (‘' ‘probléme !’")

}

E propose une vision totalement explicite de I’asynchronisme. Pourtant, au niveau
syntaxique, un futur est compatible avec le résultat attendu. Cette compatibilité est en
fait la conséquence de I’absence de typage dans le langage E. Cela permet d’invoquer de
facon transparente des méthodes asynchrones, que ce soit sur un objet ou sur un futur.
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4.5 Transparence semantique de I’asynchronisme

Finalement, dans chacune de ces plate-formes, la sémantique des appels asynchrones
doit étre prise en charge par le développeur. Méme dans le cas ou I’asynchronisme est
syntaxiqguement masqué, comme avec ProActive, le développeur doit s’assurer de la co-
hérence de son application et du déterminisme dans les interactions entre objets actifs.
On pense notamment & I’exemple de la figure 13 page 96, non déterministe avec E, déter-
ministe avec ProActive. Il est donc nécessaire d’assister le programmeur dans la prise en
charge de cet aspect sémantique. Nous présentons au chapitre suivant la propriété d’acti-
vabilité définie dans le cadre de la plate-forme ProActive [9] qui permet de masquer les
aspects sémantiques de I’asynchronisme. Nous verrons I’extension que nous avons pro-
posé de cette propriété aux programmes a processus légers et sa validation. Enfin, nous
décrirons les bouquets d’activations qui constituent une perspective privilégiée pour nos
travaux.



106 CHAPITRE 4. LATENCE : APPEL ASYNCHRONE DE METHODE A DISTANCE



Chapitre 5

Contribution a la prise en charge de la
latence : activabilité étendue et
bouquets d’activations

Nous avons présente au chapitre précedent différentes plate-formes pour I’appel asyn-
chrone de méthode a distance. Nous avons vu les différents niveaux de transparence syn-
taxique qu’on pouvait rencontrer. Aucune des ces plate-formes n’offre de transparence sé-
mantique de I’asynchronisme. Autrement dit, les conséquences de I’introduction d’asyn-
chronisme dans une application doivent étre prises en charge par le développeur.

L’objectif de la propriété d’activabilité que nous présentons dans ce chapitre est juste-
ment de proposer une transparence sémantique de I’asynchronisme. Un objet qui respecte
la propriété d’activabilité dans un programme peut étre rendu actif, au sens ProActive du
terme, sans modifier la sémantique du programme.! Cela offre une transparence séman-
tique de I’asynchronisme.

Nous avons vu précédemment les objets actifs ainsi que leur intérét. Pour rappel, un
objet actif posséde son propre environnement, c’est-a-dire qu’il est le seul a acceder a
I’ensemble des objets passifs qu’il utilise. De plus, les appels de méthode effectués vers
un objet actif sont asynchrones ce qui permet de diminuer I’impact de la latence lorsque
ces appels sont distants. L’ introduction d’objets actifs dans un programme présente donc
certains intéréts en ce qui concerne la distribution de ce programme et le parallélisme
induit.

Le but de la propriété d’activabilité est de décrire les objets d’un programme qui
peuvent étre rendus actifs sans que la sémantique du programme ne soit modifiée — on les
appellera objets activables. Une propriété d’activabilité est proposée dans la thése de Ro-
main Guider [65]. Dans ce cadre, I’ordre de traitement des appels de méthode est I’ordre

!Dans la suite de ce chapitre, lorsque nous disons d’une transformation qu’elle ne modifie pas la sé-
mantique du programme, nous insinuons que le programme transformé est en bisimulation faible avec le
programme d’origine (cf. section 5.3 page 118).

107
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FIFO. Nous allons maintenant présenter cette propriété? ainsi que ses limites. Nous pré-
senterons ensuite notre extension de la propriété d’activabilité qui tente de lever certaines
de ces limites avant de prouver sa validité. Par la suite nous nous intéresserons a la mise en
pratique de cette propriété et aux difficultés que cela peut poser. Enfin, nous présenterons
les bouquets d’activations qui constituent la suite logique de nos travaux sur I’activabiliteé.

5.1 La TB-activabilité

Nous présentons la propriété d’activabilité décrite dans la thése de Romain Guider [65,
p. 127]. Dans le cadre de cette propriété, les appels de méthode sont traités dans I’ordre
de leur réception. Nous utiliserons par la suite la notion informelle d’instant d’exécution
du programme. Cela correspond a la notion formelle d’état utilisée dans [65] et que nous
ne décrirons pas ici. De fagon géneérale, les définitions présentées dans cette section sont
reprises de [65] ; on pourra s’y référer pour plus de précisions.

Cette propriété d’activabilité s’appuie sur la notion d’accessibilité, elle méme définie
grace au graphe d’accessibilité. Un objet spécial — r, — est introduit pour représenter la
méthode main () de I’application, c’est-a-dire la premiere méthode de I’application. Cet
objet référence I’ensemble des objets accessibles uniqguement depuis les variables locales
de la méthode main ().

Définition 5.1. Graphe d’accessibilité
Le graphe d’accessibilité d’un programme a un instant de son exécution est tel que :

— I’ensemble des nceuds du graphe est I’ensemble des objets existant a cet instant
dans le programme ainsi que le nceud spécial r.

— il existe une aréte du nceud o au nceud o’ dans le graphe d’accessibilité si et seule-
ment si :

— o référence o’ via une variable d’instance ou

— un appel de méthode dans la pile référence o via sa variable this et o’ est
référencé via une variable locale quelconque de cet appel ou

— o = r, etune variable locale de la méthode main () référence o'.

La figure 14(a) page suivante représente I’état d’un programme a un instant donné
de son exécution. La pile est représentée a gauche de la figure. La méthode main () a
naturellement été la premiére appelée puis elle a appelé la méthode M1 (), elle méme a
invoqué M2 () qui a invoqué M3 () . Les fleches représentent des références. Les fleches
sortant de la pile représentent des références via des variables locales (celles en gras éti-
quetées this référencent I’objet sur lequel la méthode a été invoquée) et les fleches
entre objets représentent des références via des champs. Dans le graphe d’accessibilité
correspondant — figure 14(b) page ci-contre — les sommets du graphe sont les objets du

2Afin de la distinguer de I’extension que nous en proposons, nous I’appellerons parfois par la suite
TB-activabilité, en référence au terme anglais de tree-based activability proposé par Denis Caromel.
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programme. On constate que les références entre objets sont conservées sous la forme
d’arétes entre ces objets. Des arétes supplémentaires sont ajoutées entre deux objets si
une méthode invoquée sur le premier référence le second via une variable locale. Ces
nouvelles arétes sont représentées en pointillés sur la figure. Enfin, le nceud spécial r, a
été ajouté.

Définition 5.2. Accessibilité

L’accessibilité d’un objet 0 a un instant de I’exécution d’un programme est constituée de
I’ensemble des objets accessibles transitivement depuis o dans le graphe d’accessibilité
correspondant a cet instant de I’exécution du programme.

La notion d’accessibilité est transitive, si un objet est dans I’accessibilité d’un second
alors tous les objets dans I’accessibilité du premier sont également dans I’accessibilité du
second. La figure 14(c) page précédente met en évidence I’accessibilité de certains objets
du graphe d’accessibilité, en I’occurrence les objets nommes A, B, C' et D. On peut
d’ailleurs constater que les accessibilités de B et C' ne sont pas disjointes mais qu’aucune
des deux n’est inclue dans I’autre. Nous verrons que c’est une condition suffisante pour
que B et C' ne puissent étre activables.

Définition 5.3. Activabilité

Un objet o est activable si et seulement si, & chaque instant de I’exécution du programme,
I’accessibilité de o est une partie disjointe du graphe d’accessibilité : pour tout objet o’
dans I’accessibilité de o, pour tout objet o”,

— soit o” appartient a I’accessibilité de o,

— soit o appartient a tous les chemins depuis o” jusqu’a o'.

On peut déduire de cette définition qu’un objet activable est une articulation® ou une
feuille* du graphe d’accessibilité.

Ainsi, selon cette définition, les objets B et C' de la figure 14 page précédente ne
sont pas activables : ce ne sont pas des articulations du graphe d’accessibilité. Enfin,
I’objet D n’est pas activable non plus puisqu’il existe un chemin de B vers un objet dans
I’accessibilité de D ne passant pas par D. L’objet A, par contre, est activable : tous les
chemins de I’extérieur vers I’intérieur de son accessibilité passent par lui.

5.1.1 Validité de la TB-activabilité

La validité de I’activabilité présentée dans la these de Romain Guider [65] repose sur
la structure arborescente du graphe des sous-systemes obtenus par I’activation d’objets
activables et sur le respect des conditions de Bernstein que nous décrirons plus loin.

3La suppression de ce sommet dans le graphe d’accessibilité découpe le graphe en deux composantes
connexes distinctes.
4Un sommet sans aréte sortante.
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Arborescence des sous-systéemes

Définition 5.4. Sous-systeme

Le sous-systeme d’un objet actif est constitué de I’ensemble des objets appartenant a son
accessibilité, privé de I’ensemble des objets actifs de cette accessibilité ainsi que de leurs
accessibilités respectives.

Autrement dit, le sous-systeme d’un objet actif est constitué de I’ensemble des objets
passifs qu’il utilise. S’il utilise un autre objet actif alors cet autre objet actif ainsi que le
sous-systéeme de ce dernier ne font pas partie de son sous-systéme. Sur la figure 15, les
objets 1 et 2 sont actifs. Leurs sous-systemes respectifs sont représentés. On constate que,
bien que 2 soit dans I’accessibilité de 1, il ne fait pas partie de son sous-systéeme car il est
lui-méme actif.

Définition 5.5. Graphe des sous-systéemes

Pour chaque objet activable dans le graphe d’accessibilité, il existe un sommet dans le
graphe des sous-systémes représentant cet objet et son sous-systeme. Il existe une aréte
du sommet a vers le sommet b du graphe des sous-systemes si il existe une aréte d’un objet
du sous-systeme « vers I’objet activable du sous-systéme b dans le graphe d’accessibilité.

La figure 16 page suivante présente un exemple de graphe d’accessibilité et le graphe
des sous-systéemes correspondant. Si on s’intéresse au graphe des sous-systémes, on
constate [65] que ce graphe est en fait un arbre. On peut d’ailleurs noter que la décomposi-
tion d’un graphe en composantes biconnexes® est unique et arborescente. Dans la mesure
ou les objets activables sont des articulations ou des feuilles du graphe d’accessibilité, la
structure arborescente du graphe des sous-systemes correspondant semble naturelle.

SPour tout sommet d’une composante biconnexe, la composante obtenue en supprimant ce sommet reste
connexe. Les sommets communs a au moins deux composantes biconnexes sont les points d’articulation du
graphe.
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FI1G. 16 — Graphe des sous-systemes

Respect des conditions de Bernstein

Les conditions de Bernstein spécifient que plusieurs processus sont indépendants —
I’effet de leur execution est le méme quelque soit I’ordre dans lequel ils sont exécutés ou
s’ils sont exécutés en paralleles — si, pour chaque processus, I’ensemble des données lues
ou modifiées par ce processus est disjoint de I’ensemble des données modifiées par les
autres processus.

La structure arborescente garantit que les appels aux méthodes de sous-systémes freres
sont indépendants. C’est le cas par exemple des sous-systemes feuilles de la figure 16.
Entre un pére et un fils, par contre, I’indépendance est moins évidente. Nous reviendrons
sur ce point dans la section suivante, page 115.

5.1.2 Limites de la TB-activabilité

Processus légers La TB-activabilité ne prend pas en compte la gestion de programmes
Java contenant des processus légers. Cette démarche est raisonnable dans la mesure ou
I’objectif est d’introduire de la concurrence dans une application séquentielle et que le
modele des objets actifs a la ProActive sur lequel cette propriété s’appuie est une alterna-
tive aux processus légers. Cependant, cela a également pour effet de diminuer le nombre
d’applications cibles, de nombreuses bibliothéques Java de base utilisant les processus
légers.

Mobilité Ce critere d’activabilité interdit la mobilité des objets passifs entre sous-
systemes. En effet, selon le critére de TB-activabilité, un objet passif doit, a tout instant,
étre dans un et un seul sous-systeme or un sous-systéeme est défini comme I’ensemble
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@ (b)

F1G. 17 — La mobilité entre sous-systemes est incompatible avec la TB-activabilité.

des objets passifs accessibles par un objet actif. Le transfert d’un objet passif d’un sous-
systéme a un autre nécessite qu’a un instant du programme il soit référencé par ces deux
sous-systemes, ce qui est en contradiction avec la TB-activabilité. Par exemple sur la fi-
gure 17(a), les objets A et B semblent activables. Pourtant le passage d’un objet —ici X —
en argument a une méthode de B par A empéche B d’étre TB-activable : a un instant du
programme — représenté figure 17(b) — B référence X, lui-méme référencé par A. Pour-
tant, dans le cas ou X n’est plus jamais utilisé par A aprés cet appel, I’activabilité de B
serait logiqguement possible. C’est le cas, par exemple, dans le pseudo-code suivant pour
I’objet A :

X = new XClass() ;
B.m(X) ;
X = null;

Cette limitation implique que tout objet dont certaines méthodes recoivent d’autres
objets en argument ou retournent des objets en résultat n’est pas TB-activable dés qu’une
de ces méthodes peut étre appelée depuis un autre sous-systéme® : seuls des types primi-
tifs peuvent étre échangeés entre sous-systemes. On peut noter une possibilité d’extension
simple qui permettrait le partage d’objets constants entre sous-systemes [65].

Conditions de Bernstein Les conditions de Bernstein imposent que les ensembles des
données lues et écrites par différents processus soient disjoints pour que ces processus

50n emploi ici un raccourci en parlant d’un autre sous-systéme puisque, notre objet n’étant pas TB-
activable, il ne possede pas de sous-systéme propre a ce moment du discours.
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@ (b)

F1G. 18 — Mobilité de X entre deux sous-systemes.

puissent étre considérés comme indépendants. Ainsi les conditions de Bernstein n’inter-
disent pas le partage de données entre processus. Le fait qu’il existe, pour un processus,
un moyen d’acces potentiel & une donnée modifiée par un autre processus n’entre pas
en contradiction avec les conditions de Bernstein mais c’est I’acces, en lui-méme, qui est
contradictoire. Le fait, qu’a un instant donné, un objet passif soit dans deux sous-systemes
distincts n’est pas, en soit, en contradiction avec les conditions de Bernstein pourvu qu’un
seul de ces deux sous-systemes utilise réellement I’objet en question. Autrement dit, la
mobilité entre sous-systémes n’est pas en contradiction avec les conditions de Bernstein et
pourrait étre ajoutée a la TB-activabilité sans modifier sa compatibilité avec les conditions
de Bernstein.

Pourtant I’ajout de la mobilité dans la TB-activabilité peut étre source d’étreintes fa-
tales. Considérons par exemple le pseudo-code suivant :

new XClass (B) ;
(X);
null;

s n -

X
B.
X

Le passage de I’objet X d’un sous-systéme a un autre est représenté figure 18. Concep-
tuellement, I’objet B est bien TB-activable sur les figures 18(a) et 18(b).” Supposons
maintenant que B soit rendu actif. Sur la figure 18(a), I’objet X référence B de I’exté-
rieur de son sous-systeme. Ainsi, tout appel effectué par X sur B est asynchrone. Cet
appel est ajouté a la file des appels sur B puis exécuté lorsque le processus associé a B
est disponible pour I’exécuter. Lorsque cet objet X passe dans le sous-systeme de B —

"1l existe un état entre les deux dans lequel B n’est pas TB-activable mais nous I’ignorons pour étudier
I’impact de la mobilité entre sous-systemes sur la TB-activabilité.
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figure 18(b) page ci-contre — il possede toujours une référence sur B. On voit apparaitre
un cycle : B référence X qui référence B. Les appels effectués de X a B doivent main-
tenant, et impérativement, étre synchrones. En effet, les méthodes de X sont maintenant
exécutées par le processus associé a B. Si X invogue une méthode sur B de facon asyn-
chrone puis attend le résultat de cet appel alors une étreinte fatale apparait, qui n’existait
pas dans le programme séquentiel original : le processus de B ajoute un appel de méthode
a la liste de ses appels a traiter. Cet appel ne sera pas traité tant que I’appel en cours ne
sera pas terminé or I’appel en cours ne sera pas terminé tant que I’appel en attente ne sera
pas lui-méme terminé. Cette étreinte fatale peut étre évitée a la condition que le mode de
communication entre X et B devienne synchrone lorsque X entre dans le sous-systeme
de B.

Bien que la mobilité d’objets entre sous-systemes n’entre pas en contradiction avec
les conditions de Bernstein, elle entre en contradiction avec la TB-activabilité et doit étre
traitée spécifiquement. D autre part, il parait clair que deux objets activables freres dans
I’arbre des sous-systemes ne partagent aucune donnée et les appels de méthode sur ceux-
ci peuvent donc s’effectuer de facon concurrente conformément aux conditions de Bern-
stein. Cependant, dans le cas d’objets activables pére et fils, un partage de données existe.
En effet, le pere modifie la file des appels du fils (lorsqu’il invoque une méthode du fils)
que le fils lit (avant d’exécuter la méthode) et réciproquement le fils met a jour les futurs
que le pére utilise. Pour ces deux raisons, le respect des conditions de Bernstein par le cri-
tere de TB-activabilité ne semble pas évident. Sans remettre en cause la validité du critere
lui-méme, cela semble indiquer qu’une preuve plus complexe est nécessaire. On pourra
d’ailleurs consulter la preuve par induction proposée par Isabelle Attali, Denis Caromel
et Romain Guider dans [8].

5.2 Extension de I’activabilité

La TB-activabilité n’autorise pas la mobilité des objets entre sous-systemes ni I’utili-
sation des processus légers dans une application. Cela signifie qu’elle ne s’applique a au-
cune application existante qui ferait usage des processus légers. Dans un langage comme
Java, cela peut représenter une restriction importante dans la mesure ou un certain nombre
de bibliothéques de base utilisent les processus Iégers, en particulier dans le domaine des
entrées-sorties ou des interfaces graphiques. L’interdiction de la mobilité des objets entre
sous-systemes est également une limitation importante puisqu’elle empéche I’activation
de pratiquement tout objet dont les méthodes recoivent en argument ou retournent comme
résultat un objet. Nous proposons donc I’extension de la TB-activabilité [25].

Conceptuellement cette extension respecte le principe de base de la TB-activabilité :
pour qu’un objet soit activable, a tout instant du programme, tous les chemins de I’exté-
rieur vers I’intérieur de son accessibilité doivent passer par lui. De plus :
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— il ne doit étre utilisé que par un seul processus léger a la fois;;

— tout objet retourné comme résultat d’un appel d’une de ses méthodes quitte immé-
diatement son accessibilité ;

— enfin, tout objet passé en argument & I’une de ses méthodes quitte immédiatement
le sous-systéeme de I’appelant.

De plus, tout comme pour la TB-activabilité, cette extension suppose que les appels
de méthode sur un objet actif sont traités dans I’ordre FIFO.

Un appel de méthode sur un objet actif est asynchrone et est exécuté par le processus
associé a cet objet. Ainsi, I’acces simultané a un objet actif par plusieurs processus légers
peut provoquer des étreintes fatales et des incohérences dans le comportement du pro-
gramme en raison des mécanismes de synchronisation qu’ils pourraient mettre en ceuvre.
On peut considérer, par exemple, les méthodes wait () et notify () d’un objet, per-
mettant respectivement de bloguer un processus léger et débloquer un processus léger
précédemment bloqué. Dans le cas ou plusieurs processus légers utiliseraient simulta-
nément un objet actif en ayant recours a ces méthodes alors, d’une part, on verrait une
incohérence apparaitre puisque le processus léger appelant la méthode wait () ne serait
pas bloqué (appel asynchrone) et d’autre part c’est le processus de I’objet actif qui de-
vrait a la fois se bloquer (en exécutant effectivement la méthode wait ()) et a la fois se
débloquer, on aboutirait alors a une étreinte fatale. En imposant qu’un objet activable ne
soit utilisé que par un seul processus léger a la fois on évite ce type de situation. Ceci dit,
cela n’interdit en rien le sous-systéeme d’un tel objet actif d’étre, lui-méme, composé de
différents processus légers.

En ce qui concerne la mobilité des objets passifs entre sous-systemes, nous modifions
la définition du graphe d’accessibilité pour qu’elle intégre la notion d’utilisation poten-
tielle.

Définition 5.6. Potentiel d’utilisation
A un instant de I’exécution d’un programme, il existe un potentiel d’utilisation d’un objet
o via une référence r si :

— une méthode de o invoquée via la référence r est en cours d’exécution ou

— dans la suite du programme, une méthode est susceptible d’étre invoquée sur o via
la référence r ou

— dans la suite du programme, une référence »’ sur I’objet o peut étre construite par
copie de la référence r.

Le potentiel d’utilisation s’applique aux références et nous permet d’éliminer celles
qui ne seront plus utilisées dans la suite du programme. A partir d’un instant de I’exécu-
tion, nous ne nous intéresserons plus qu’aux références utilisées par la suite pour invoquer
une méthode sur I’objet référencé a cet instant ou pour transmettre une référence sur cet
objet a une autre partie du programme. On peut noter que si le seul potentiel d’utilisation
d’une référence r est sa copie en une référence ' pour laquelle il n’existe pas de potentiel
d’utilisation, on considérera malgré tout que » est potentiellement utilisée : la définition
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Cx x
& ‘o w A

@ B.m(X); X.£(); (b) B.m(X) ; X = null;

F1G. 19 — Mobilité ou partage de X entre deux sous-systemes.

gue nous donnons nous permet déja d’accepter la mobilité d’objets entre sous-systemes
et sa vérification en pratique n’est pas triviale ; nous évitons donc de complexifier cette
définition. On considérera maintenant qu’un objet quitte un sous-systéme lorsque cet ob-
jet n’est potentiellement plus utilisable par aucune référence de ce sous-systeme. Nous
redéfinissons le graphe d’accessibilité pour prendre en compte cette notion de potentiel
d’utilisation :

Définition 5.7. Graphe d’accessibilité

Le graphe d’accessibilité d’un programme a un instant de son exécution est tel que :

— I’ensemble des nceuds du graphe est I’ensemble des objets existant a cet instant du
programme ainsi que le nceud spécial r,.

— il existe une aréte du nceud o au nceud o’ dans le graphe d’accessibilité si et seule-
ment si :

— o référence o’ via une variable d’instance et il existe un potentiel d’utilisation
de o via cette variable d’instance ou

— un appel de méthode dans la pile référence o via sa variable this et o’ est réfé-
rencé via une variable locale quelconque de cet appel et il existe un potentiel
d’utilisation de o’ via cette variable locale ou

— o = r, et une variable locale de la méthode main () référence o’ et il existe
un potentiel d’utilisation de o’ via cette variable locale.

La figure 19 présente les configurations apres I’appel a la méthode m () de I’objet B
par I’objet A avec X en argument. Sur la figure 19(a), il existe un potentiel d’utilisation de
X via la référence r. Ainsi X est accessible par B mais n’a pas quitté le sous-systeme de
A. 1l existe donc un chemin de I’extérieur (A) vers I’intérieur (X) de I’accessibilité de B
ne passant pas par B. B n’est donc pas activable. Sur la figure 19(b), au contraire, X quitte
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le sous-systéme de A : il n’existe pas de potentiel d’utilisation de X via r qui n’apparait
donc pas dans le graphe d’accessibilité. X est donc uniquement dans I’accessibilité de B
ce qui permet & B, dans le cas ou toutes les autres conditions requises seraient respectées,
d’étre activable.

Définition 5.8. Activabilité
Un objet o est activable si et seulement si :

1. a chaque instant de I’exécution du programme, pour tout objet o’ dans I’accessibi-
lité de o, pour tout objet o”,

— soit o” appartient a I’accessibilité de o,
— soit o appartient a tous les chemins depuis o” jusqu’a o’

2. les méthodes de I’objet o ne sont invoquées, depuis I’extérieur de son sous-systeme,
que par un seul processus léger.

Ainsi, les méthodes d’un objet activable ne peuvent étre invoquées que par un seul
processus léger mais le sous-systeme correspondant a cet objet peut, lui-méme, étre com-
posé de plusieurs processus légers. D’autre part, les objets peuvent se déplacer de sous-
systémes en sous-systemes grace a la nouvelle définition du graphe d’accessibilité.

5.3 Validité de I’activabilité étendue

L’activabilité étendue offre de nouvelles possibilités en terme de réutilisation de code —
les applications a plusieurs processus légers peuvent étre étudiées — ainsi qu’en terme de
souplesse puisqu’il est maintenant possible, dans les conditions définies précédemment,
d’activer un objet dont les méthodes recoivent en argument ou retournent en résultat des
objets. Il est maintenant necessaire de prouver la validité de cette propriéte.

Nous avons vu que la validité de la TB-activabilité reposait sur la structure arbores-
cente du graphe des sous-systemes et le respect des conditions de Bernstein. Cependant,
nous avons également vu en 5.1.2 page 112 les limites de I’application des conditions de
Bernstein dans ce contexte : la communication entre un objet actif pere et un objet ac-
tif fils nécessite le partage de données entre les deux processus, que ce soit pour I’appel
d’une méthode ou la transmission d’un résultat. De plus, la mobilité des objets entre sous-
systémes que nous introduisons nécessite, comme nous I’avons vu en 5.1.2 page 112, un
traitement spécifique des références depuis ces objets mobiles vers un objet actif dont
le sous-systeme serait la destination. En outre, nous introduisons la possibilité que le
sous-systéeme d’un objet actif soit composé et parcouru par plusieurs processus légers qui,
de fait, partagent les mémes données a I’intérieur de ce sous-systéme. Pour toutes ces
raisons, la structure arborescente du graphe des sous-systémes,® bien que nécessaire, ne
nous parait pas suffisante pour nous permettre d’affirmer la cohérence de cette définition
de I’activabilité. En particulier, nous souhaitons prouver que I’activation de n’importe

8Propriété qui est conservée par notre définition.



5.3. VALIDITE DE L’ACTIVABILITE ETENDUE 119

quel sous ensemble des objets activables produit un programme dont la sémantique est
similaire au programme d’origine.

La preuve que nous formulons s’appuie sur I’utilisation du 7-calcul. Le principe en
est le suivant : nous modélisons un objet activable par un processus m-calcul ; nous mo-
délisons un objet actif par un autre processus w-calcul et nous prouvons la bisimulation
entre ces deux processus. Ceci nous permet d’affirmer que le remplacement de I’un par
I’autre dans une formule m-calcul correspondant a la traduction d’un programme Java
quelcongue ne change pas le comportement du processus obtenu. Différents formalismes
auraient probablement pu convenir pour I’établissement de cette preuve. Nous utilisons
le w-calcul pour des raisons pragmatiques : c’est un outil abondamment documenté et
de facon pédagogique [93], que nous connaissons et qui nous permet de résoudre notre
probleme.

L utilisation du w-calcul a nécessité la modélisation, dans ce formalisme, des objets
actifs. Un travail avait déja été effectué sur cette question par David Sagnol [111]. Cette
modeélisation prend en charge I’ensemble des fonctionnalités liées aux objets actifs et a la
plate-forme ProActive en particulier, notamment la possibilité de définir I’ordre de trai-
tement des appels de méthodes en attente. Dans notre cas, la définition de I’ordre des
traitements n’est pas nécessaire puisque nous n’en autorisons qu’un seul : le traitement
séquentiel FIFO, c’est-a-dire dans I’ordre de leur réception. Pour cette raison mais égale-
ment afin d’obtenir un modeéle le plus simple et le plus adapté possible a notre fin — prouver
la validité de I’activabilité étendue — nous ne nous basons pas sur le modéle de [111] mais
proposons notre propre modélisation ad-hoc.

On doit remarquer également les travaux de Denis Caromel, Ludovic Henrio et Ber-
nard Serpette sur la définition d’un formalisme spécifique aux objets actifs [19, 68]. ASP —
Asynchronous Sequential Processes — permet la modélisation de programmes a objets ac-
tifs ainsi que la vérification de propriétés sur ces modéles. Henrio [68] donne un certain
nombre de propriétés de déterminisme pour certaines structures d’objets actifs, comme les
arbres. Ces propriétés sont plus générales que celle d’activabilité définie ici dans le sens ou
elle permettent de spécifier des ordres de traitement des requétes regues par les différents
objets actifs autres que la seule politique FIFO autorisée ici. Cependant, le formalisme
ASP est spécifique aux objets actifs. En particulier, chaque processus ASP posséde son
propre espace mémoire, séparé de celui des autres processus ASP. Nous cherchons a mo-
déliser et a prouver des propriétés sur des programmes ayant éventuellement recours aux
processus légers. Ces processus légers partagent un méme espace d’adressage, ce qui est
contradictoire avec les espaces séparés des processus ASP. Il serait peut-étre possible de
modeéliser le partage mémoire des processus légers via un mécanisme de communication
évolué entre les processus ASP. Cependant, cette démarche nous semble peu naturelle,
voir impossible. C’est pourquoi nous considérons que ASP ne peut pas nous permettre de
prouver la validité de la propriété d’activabilité étendue.

Nous présentons maintenant la preuve de la validité de I’activabilité étendue exploitant
le w-calcul. Pour cela, nous présentons d’abord le modele w-calcul sur lequel nous nous
basons pour représenter une application Java puis la modélisation des objets actifs. Nous
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insisterons, dans ce modéle, sur les propriétés des objets activables et nous montrerons
la bisimilarité entre un objet activable et ce méme objet activé. Cela nous permettra de
conclure que tout objet activable peut étre remplacé par le méme objet activé sans que
cela n’ait d’influence observable sur la sémantique du programme.

5.3.1 Modele 7r-calcul

Le modele que nous présentons s’exprime en r-calcul. Nous donnons tout d’abord
une bréve définition de la syntaxe du w-calcul extraite de[93] :

Définition 5.9. L’ensemble P™ des expressions des processus mw-calcul est défini par la
syntaxe suivante :

P = ZW,;.P,;
el

PPy ‘ new a.P ‘ P

Avec I un ensemble quelconque d’index fini et 7 de la forme :

m=x(y) recgoity viax
T{y) envoiy viax
T action inobservable

x et y sont appelés noms. Dans ce qui suit, nous utilisons — tout comme dans [93] —
des parenthéses pour I’utilisation de noms liés et des chevrons pour I’utilisation de noms
libres. Les noms de processus commencent par une majuscule.

Si S est une expression Java, nous notons [[.S]] la traduction de cette expression en 7-
calcul selon le modele que nous définissons. Ce modeéle est basé sur celui décrit dans [93].

Modélisation d’une classe Java

Soit class-decc le code utilisé pour déclarer la classe C' en Java. La traduction de ce
code en m-calcul produira le processus suivant :

[[class-decc]] =!new cp (ke (cp).Objectc(cn))

Ainsi, lorsqu’un processus écoute sur le canal public %, il obtient un canal restreint ¢,
qu’il partage avec un processus Object . Intuitivement, cette opération est équivalente a
I’exécution d’une instruction new dans le langage Java, produisant un nouvel objet Java —
le processus Objectc que nous décrivons dans la suite — et I’obtention d’une référence
sur cet objet — le canal ¢;,. Nous indicons par / les canaux modélisant une référence Java.
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Modélisation d’un objet Java

Nous décrivons maintenant la modélisation d’un objet Java, instance de la classe C et
dont la référence est ¢y, :
Objecto(cn) =!Methodsc(cp) with
Methodsc(cn) =

new 7 (@ (). Y {mi(F v, act) (S]]}

Pour chaque méthode m; de I’objet, [[S;]] est la traduction en w-calcul du code de cette
méthode. Dans ce modeéle, I’objet envoi une liste de canaux (7z), un par méthode pouvant
étre appelée, via sa référence — le canal ¢;. Par la suite, une de ses méthodes peut étre ap-
pelée. Par exemple, pour invoquer la 7™ méthode de I’objet, un vecteur ' de paramétres
et un canal » pour I’envoi du résultat doivent étre transmis via le canal m;. Une troisiéme
donnée — act — doit également étre transmise lors d’un appel de méthode. Celle-ci nous
permettra de représenter le sous-systeme dans lequel I’appel s’effectue. Cette notion de
sous-systéme n’a pas de sens dans un programme Java de base et la valeur act transmise
ici ne représente rien mais chaque méthode fait en sorte de retransmettre cette valeur aux
méthodes qu’elle appelle. Nous verrons I’intérét de cette donnée par la suite. Ainsi, on
fait les hypotheéses suivantes sur le processus [[.S;]] : tous les appels de méthode effectués
par [[S;]] retransmettent la donnée act aux méthodes appelées et le processus se termine
par le renvoi du résultat sur le canal .

On peut également noter deux différences majeures entre ce modéle et celui proposé
dans [93]. La premiére est le fait que les champs ne sont pas modélisés. En effet nous
considérons, dans ce modéle, que I’accés aux champs d’un objet se fait toujours au travers
de méthodes d’acces, nous ne modélisons pas le fonctionnement interne de ces méthodes
d’acces. La seconde différence est I’absence de typage. Dans la mesure ou le programme
Java original traduit en 7-calcul est correctement typé, nous considérons le typage de nos
processus r-calcul superflu.

IHlustration du modeéle

Nous présentons la modélisation d’un programme Java qui crée une instance de la
classe C et invoque I’une de ses méthodes. La figure 20 page suivante présente la confi-
guration des différents processus mis en jeu.

Tout d’abord, nous créons I’instance :
kc(ch).

puis, au travers de la référence de la nouvelle instance créée — le canal ¢;, — nous récupé-
rons la liste des méthodes appelables :

Ch(W_’L)).
nous invoquons la "¢ méthode de I’objet :

new r(m;(p,r, act).
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[[class-decc]]

F1G. 20 — Le processus Client crée une instance de la classe C avant de I’utiliser.

enfin, nous obtenons une référence sur le résultat de cette méthode :
r(resp).

par la suite, il est possible d’utiliser ce résultat en invoquant I’une de ses méthodes, par
exemple la j"™° :

— -
resp(m').new 1’ (ml(p', ', act).r' (resy,)))

5.3.2 Modélisation des objets actifs

Nous allons maintenant présenter notre modélisation des objets actifs, ou plus exac-
tement de la notion d’activation d’objet. Par rapport a cette modélisation, nous pouvons
déja donner cette définition triviale de la notion d’activabilité :

Définition 5.10. Dans un programme Java modélisé par le processus P, les objets acti-
vables sont ceux tels que le processus P’ obtenu par le remplacement dans P de tout ou
partie de ces objets par le processus Activate correspondant est bisimilaire a P.

On pourrait traduire cette définition par Les objets activables sont ceux tels que si
on les active le programme se comporte toujours de la méme facon. Cette lapalissade
ne nous permet pas encore de deduire quoi que ce soit sur I’activabilite étendue puisque
la corrélation entre le processus Activate et la définition de I’activabilité étendue n’est
pas du tout évidente. La définition 5.11 page 126 nous permettra par la suite de faire ce
rapprochement.

Modélisation des futurs

Nous commencons notre modélisation par celle des futurs. Lorsqu’une méthode est
invogquée de facon asynchrone, le résultat de cet appel est un futur. Le futur représente
le résultat d’un appel en cours. L’attente par nécessité bloque celui qui tente d’utiliser un
futur jusqu’a ce que I’appel dont il représente le résultat soit réellement terminé. Lorsque
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Result

-— T1esy

m;

(a) Avant que le résultat ne soit (b) Une fois le résultat disponible
disponible

FIG. 21 — Le processus Future

ce résultat est disponible, le réle du futur est simplement de transmettre tous les appels de
méthode recus vers le véritable objet. En voici notre modélisation :

Future(res, f,) = res(resy).|Delegate(resy, fn)
Delegate(resy, fn) = resp(m).
— s —
new m/( h(m/>.2{m;(?,r, act).

new r’ (W(?, v’ act).r' (resy).F(resp)) })

Ce processus Future recoit deux parametres. Le premier, res, est un canal sur lequel
il recevra le véritable résultat de la méthode lorsqu’il sera disponible. Le second, f, est
une référence sur lui-méme, c’est-a-dire le canal qui sera utilisé pour contacter le futur et
invoquer les méthodes du résultat a travers ce dernier.

Le processus Delegate est gardé par le canal res ainsi le futur est inutilisable par
I’appelant tant que celui-ci n’a rien recu depuis ce canal res, c’est-a-dire, comme nous le
verrons par la suite, tant que la méthode asynchrone n’est pas terminée et n’a pas retourné
le véritable résultat. La donnée recue sur ce canal, resy, est la référence sur le véritable
résultat de la méthode. Une fois cette donnée recue, le processus Delegate peut démarrer.
Il recoit les appels de méthode vers le résultat via le canal f;, et les transmet via res;. On

H
notera que m’ et m sont de la méme taille. La figure 21 représente les configurations des
processus avant et apres la récupération de res;, via res.

Modélisation d’un objet actif

Nous modélisons maintenant un objet actif en w-calcul en exploitant le processus
Future que nous venons de définir. Pour rappel : un objet actif est associé a un sous-
systeme, les appels internes au sous-systéeme sont directs, les appels externes sont asyn-
chrones et retournent un futur ; ils sont traités dans I’ordre FIFO de leur arrivee.

Le principe de I’implantation d’un tel systéme est le suivant : un proxy simule I’objet
activé. Les appels internes au sous-systeme associé effectués sur ce proxy sont directe-
ment délégués a I’objet sous-jacent et peuvent donc s’exécuter éventuellement de facon
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concurrente. Les appels externes sont, par contre, traités séquentiellement (utilisation du
canal done dans ce qui suit) et stockés dans une file puis un futur est retourné a I’appelant.
Un processus est également associé a I’objet. Ce processus lit les appels stockés dans la
file un par un et effectue ces appels sur le véritable objet de facon séquentielle. Lorsque la
veritable méthode termine, le futur correspondant a I’appel est mis a jour par ce processus
puis un autre appel en attente dans la file est traité.

Nous proposons I’expression suivante pour le processus Activate;(oy, oan, act;). Ce

processus active I’objet référencé par le canal o,,. L’objet activé est ensuite accessible via
le canal oay,. L’indice [ et le canal act; représentent I’identité du sous-systeme associé :

Activate;(op,, oap, act;) = new queue, unqueue, newCell, exec, done(
ICell|!Exec|

newCell{(unqueue) |[eTec(unqueue)|done|

Z {a;.done.new res, fi(Future(res, fy)|ActivCall.done)}] }))
J=0.1—1,1+1..A

Le sous-systeme correspondant a ce processus a pour identité [ et cette identité est
modélisée par le canal act; qui, comme nous le verrons par la suite, sera transmis pour
tous les appels de méthodes effectués par ce processus. Lorsqu’un appel est recu sur un
canal m;, I’identité du sous-systeme appelant est représentée par le canal act transmis
lors de I’appel. Afin de savoir si I’appel est interne ou externe au sous-systeme, le pro-
cessus transmet un vecteur @ de canaux supposé de taille A — le nombre maximum de
sous-systemes dans le programme — puis attend une réponse sur un de ces canaux. Si la
réponse est recue sur le [ canal alors I’appel est interne et donc direct (a;.Call) sinon,
si une réponse est recue sur n’importe quel autre canal du vecteur alors I’appel est externe
(>"i—0.1—1.441.414;- - - -). Pour permettre I’identification des sous-systemes, un processus
SubSystem,; existe pour chaque sous-systéme . Son réle est simplement de répondre sur
le "™ canal du vecteur qui lui est transmis :

SubSystem; = act;(a).a;

Chaque objet actif posseéde son propre sous-systeme et est donc associé a son propre
processus SubSystem. De plus, on considere qu’il existe également un sous-systéme par
défaut auquel est associé le programme principal.

Le processus Call est exécuté dans le cas ou I’appel est effectué depuis I’intérieur du

sous-systeme — réponse regue sur a;. Dans ce cas, I’appel est direct et plusieurs appels
peuvent se dérouler simultanément s’ils sont concurrents :

Call = new ' (T (P, 7', act;).r' (resy,).F{resy))
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~ Dans le cas ou I’appel est externe, c’est-a-dire que I’appelant est dans un sous-systéme
distinct, alors il sera traité sequentiellement vis-a-vis des autres appels externes. Pour
cela, chaque processus est gardé par une communication sur le canal done puis déblogue

le suivant (done) a la fin de son exécution. On peut d’ailleurs noter la présence d’un

processus isolé n’effectuant que done sur la troisieme ligne de la formule de Activate; et
dont le seul role est de débloquer le premier processus attendant sur done. Le traitement
d’un appel externe consistera ensuite a placer cet appel dans la file d’appels et a retourner
un futur a I’appelant. C’est le processus ActivC'all qui a pour réle de placer I’appel dans
la file et de retourner une référence sur le futur correspondant :

ActivCall = queue((m;, ?, res)). 7 (fn)

ICell modélise la file des appels. Une nouvelle cellule dans la file est créée par une
communication sur le canal newCell. Un canal permettant de lire le contenu de cette
cellule lui est transmis via newCell :

Cell = newCell(u).queue(elt). new u' (newCell{u')|ulelt, u'))

Une fois la cellule créée, on constate qu’un élément peut y étre placé via le canal non
lié queue. Une nouvelle cellule est alors créé dont le contenu pourra étre lu via u’ :
newCell{u'). Parallélement a cela, la donnée recue sur queue ainsi que le canal de lec-
ture de la nouvelle cellule sont rendus disponibles sur « : @(elt,u’). On peut noter que
Activate; transmet un message sur le canal newClell afin d’initialiser une premiére cel-
lule. Activate, fournit également le canal unqueue permettant de lire la donnée contenue
dans cette premiére cellule au processus Exec.

! Exec modelise le processus charge d’effectuer les appels de méthode stockés dans
la file. Ce processus lit les appels a effectuer dans la file. Ezec est gardé par le canal
exec sur lequel il recoit le canal u permettant de lire depuis la prochaine case de la file
I"appel a effectuer. Cet appel est décrit par le canal de la méthode a invoquer, la liste
des arguments ainsi que le canal sur lequel transmettre le résultat de I’appel au futur
correspondant. Lorsque I’appel est effectue, il transmet le résultat au futur puis permet
a un autre processus Exec de traiter I’élément suivant dans la file (ezec(u')). D autre
part, lorsque Ezec invoque une méthode, il transmet, pour sous-systeme d’origine, act,,
c’est-a-dire le sous-systeme correspondant a cet objet actif :

Exec = exec(u).u((my, P ,res),u).new v (g (D, 1", act)).r’ (resy,).7es(resy, ). exec(u’))

On peut noter que le canal res, permettant la mise a jour du futur, aurait pu directement

étre transmis, lors de I’appel de la méthode, comme canal de retour de résultat. De cette
facon, le futur aurait directement recu le résultat de la méthode via res. Mais dans ce cas
le processus Exec ne serait plus bloqué le temps que la méthode soit terminée et cela
pourrait provoquer I’appel en paralléle de plusieurs méthodes. Cette solution est donc
a proscrire, notre processus attend explicitement le résultat de la méthode avant de le
transmettre lui-méme au futur.
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5.3.3 Modélisation d’un objet activable

L’objectif de cette modélisation en 7-calcul est de prouver qu’un objet respectant
le critére d’activabilité étendue de la définition 5.8 page 118 peut étre activé sans que le
comportement du programme n’en soit altéré. Pour cela, il nous est nécessaire de formuler
un critéere d’activabilité reposant sur le w-calcul et dont on puisse se convaincre qu’il
est bien en relation avec la définition 5.8 page 118. Le premier critére m-calcul de la
définition 5.10 page 122 ne nous aide pas sur ce point, nous donnons donc une nouvelle
définition en terme m-calcul de la notion d’activabilité :

Définition 5.11. Dans un programme Java modélisé par le processus P, les objets acti-
vables sont ceux tels que le processus P’ obtenu par le remplacement dans P de tout ou
partie de ces objets par le processus Activable correspondant est bisimilaire a P.

Nous allons maintenant présenter le processus Activable de cette définition. L objectif
est de nous permettre de nous convaincre, de facon informelle, que le processus modéeli-
sant un objet activable au sens de la définition 5.8 page 118 est bisimilaire au processus
Activable correspondant. Pour cela nous allons intégrer dans ce processus les éléments
de la définition 5.8 page 118. Nous prouverons par la suite que, pour un objet donné, le
processus Activable est bisimilaire au processus Activate.

La modélisation d’un objet activable ne differe a priori pas de celle d’un objet stan-
dard, pour rappel :

Objectc(crn) =!Methodsc(cy) avec
Methodsc(cp) =
new m’(mm Z{m,@’, r, act).[[S,;]]})

i

Cependant, selon la propriété d’activabilité étendue que nous avons définie, deux ca-
ractéristiques différencient les objets activables des objets normaux.

La premiere est le fait que tous les chemins de I’extérieur vers I’intérieur de I’ac-
cessibilité d’un objet activable passent par cet objet activable. Cela signifie que tous les
objets appartenant au sous-systeme d’un objet activable ne peuvent étre utilisés que de
I’intérieur de ce sous-systeme. Autrement dit, toutes les opérations effectuées par les mé-
thodes d’un objet activable sont invisibles pour un appelant extérieur a ce sous-systeme,
mis a part I’envoi du résultat lui-méme. Ainsi, lorsqu’une méthode m; est invoquée de
I’extérieur du sous-systeme, le terme [[S;]] de cette méthode se réduit par une suite de
T-transitions en 7(resy), res;, étant la référence sur le résultat de la méthode, c’est-a-dire
simplement le retour du résultat a I’appelant. De plus, tout résultat retourné a I’extérieur
de son sous-systeme par une de ses méthodes n’est plus référencé ou potentiellement utili-
sable (Cf. définition 5.6 page 116) depuis I’intérieur de son sous-systéme apres cet envoi.
Autrement dit, tout objet transmis comme résultat d’une méthode lors d’un appel depuis
I’extérieur du sous-systéme quitte le sous-systeme. On peut donc considérer le résultat
comme accessible uniquement par I’appelant apres le retour de la méthode.
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Finalement, on peut en déduire que, lors d’un appel externe, tous les termes [[.S;]] d’un
objet activable peuvent se réduire, par une suite de 7-transitions en :

new resy(Object(resp)|T(resp))

La seconde particularité des objets activables est le fait que les méthodes de ces objets
ne sont invoquées, de I’extérieur de leur sous-systéme, que par un seul processus léger a
la fois. Ces appels externes peuvent donc étre séquentialisés.

Finalement, nous proposons le processus 7-calcul suivant pour modéliser un objet
activable :

Activable;(op, act;) = new ¢, (Objectc<ch>‘

new done. {done

|
[ (7). mew m o (m).

Zmpractnew act{a).

7

[a;.Call + j:O”l_Xl;l—H“A aj.done.Call.done] H })

Nous exploiterons plus tard la réduction des termes [[.S;]]. Cependant, on peut déja
constater que ce processus modélise un objet dont les appels internes a son sous-systeme
sont effectués de facon standard mais les appels externes de facon séquentielle. Ainsi, on
peut se convaincre que la définition 5.11 page précédente correspond bien a I’activabilité
étendue.

Nous avons déja publié une premiere version de la preuve de la validité de I’activa-
bilité étendue exploitant le 7-calcul [25]. Bien que les problémes de récursivité aient été
mis en évidence dans cet article, les problémes de récursivité indirecte tels que posés par
la mobilité d’objets n’avaient pas été relevés et cela pouvait entrainer des étreintes fatales.
Ce nouveau modele résout ce probléme puisqu’on voit bien que le processus Activable
pose explicitement le fait que les appels doivent étre asynchrones séquentiels depuis I’ex-
térieur et directs lorsqu’ils sont internes.

5.3.4 Bisimulation

Si nous considérons que la définition 5.11 page ci-contre correspond bien a la défi-
nition de I’activabilité étendue, prouver que I’activation d’un objet activable n’altere pas
le comportement du programme consiste a prouver que le processus modélisant un objet
activable est en bisimulation avec le processus modélisant ce méme objet activé.

Posons d’abord P, I’objet activable, accessible via le canal o, et dont le sous-systeme
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a I’identité act; :

P = new ¢y, done(

[a;.Call + Z {aj.done.Call.m}]}))

§j=0..1—1,l+1..A

Posons maintenant (), le méme objet activé et accessible également via le canal oy, :

@ = new cy, done, queue, unqueue, newCell, emec(
Objectc (c;ﬁ‘done‘
!Cell’!Exec’
newCell(unqueue) ’exec(unqueu@ ‘
= =y =
Inewm’, a (ch(m).0h<m ).

Z{mi(?, r,act).act{d).

i

[al.Call +

Z {aj.done.new res, frn(Future(res, fh>\ActivCall.m)}] }))
§=0..1—1,1+1..A

Rappels

Avant d’aller plus loin nous effectuons quelques brefs rappels au sujet du w-calcul.
Ces éléments sont issus de [93] auquel on se référera pour plus de détails. Dans la suite,
on notera :

A .
1. P — P’ lorsque le processus P peut se transformer en P’ par une transition A ;
2. P — P’ lorsque le processus P peut se transformer en P’ par une r-transition ;

A .
3. P = P’ lorsque le processus P peut se transformer en P’ par une suite de 0 ou n
T-transitions suivi d’une transition A suivi de 0 ou n T-transitions;;

4. fn(P)I’ensemble des variables libres du processus P.

Congruence structurelle La congruence structurelle, notée =, est déterminée par :
1. Le changement des noms liés
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2. La modification de I’ordre des termes dans une somme
3. Pl0=P, P|Q =Q|P, P|(QIR) = (P|Q)|R
4. new a (P|Q) = Plnew a Qsia ¢ fn(P)

new a 0 =0, new a,b P =new b,a P

5. A(D) = {¥/=)Pysi A(T) = Py

Bisimulation forte Une relation binaire S est une simulation forte si, chaque fois que
(P,Q) € S (noté PSQ),si P -~ P’ alors il existe Q' tel que Q - Q' et P'SQ’.

S est une bisimulation forte (noté ~) si sa relation inverse respecte également cette
propriété.

Bisimulation faible Une relation binaire .S est une simulation faible si, chaque fois que
PSQ,

1. si P — P’ alors il existe Q’ tel que Q =— Q' et P'SQ’;
2. si P P’ alors il existe Q' tel que Q 2 Q' et P'SQ) .

S est une bisimulation faible (noté ~) si sa relation inverse respecte également cette
propriété.

Simplification de P

P = new done (done‘new ch(!]WethodsC<ch>\!ch(ﬁ)).P’)) avec

p = (T e — =
=newm’, a 0h<m>.z my (P, ryact).act((d).

i

[a;.Call + Z {aj.done.Call.m}]})

§j=0..1—1,l+1..A

On dit d’un processus qu’il est négatif pour x si les seules occurrences de x dans ce
processus sont de la forme z.C'. Ainsi, Methodsc({cy,) et P’ sont négatifs pour ¢;,. Nous
pouvons donc appliquer le théoreme 12.36 de [93] :

Théoreme. Soient P et F négatifs pour x. Alors

new x(!P|lxF) ~new x(P|lzF)

On en déduit :

P ~ new done (done’!new ch(Methodsc<ch>\!ch(m).P’))
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De plus, Methodsc({cp,) n’utilise ¢;, qu’une seule fois. La réplication de c;, (). P’ est
donc superflue :

P ~ new done (done‘!new ch(Methodsc<ch>\ch(m).P/))

L’expression 'new ¢, (Methodsc{(cy)|cn(mt).P") ne peut évoluer que par une 7-transition
sur ¢;,. Ainsi, selon la loi d’expansion (expansion law, proposition 5.23 de [93]) :

P ~ new done (m‘
IT.new ﬁ),ﬁ, 7(@(77). {Z{mi(?,h act).[[Si]]}‘

Z{mg(?, r,act).act{d).

[a;.Call + :O”l_zl;lﬂ_ {aj.done.Call.W}]}D)

A

J

Lemme.

new ?(Z{alﬂ} Z{xj.Gj}) ~ Z{ai.new? (Fl

i

Z{l‘j-Ga‘})}

Ainsi, et par expansion sur act :

P ~ new done (done’

| — _7 — [ = —; /(> g/
I'T.new m,m', @ (o {(m >Z m;(p,r act).act{a).

{Z{mz(ﬁ, r,act).[[Si]] H

%

[a;.Call + Z {aj.done.Call.M}]} }))

j=0..1—-1,141..A

De méme :

P ~ new done (done‘

IT.new m, 7?, a (W(?Tl;) Z{mé(?, r,act).act(d).
[az. (C’all’z:{mi(?, r,act).[[Si]] }) +

Z {aj. (done.Call.m’

§=0..1—1,14+1..A
S {mi(Fract) (51} ) ] }))

7
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Par expansion des 7-transitions sur m; :

P ~ new done(

done‘

— —
' — ! — [ — /
I'T.new mi,m', @ (o (m

). Z{m;(ﬁ, r, act).act{@).

i

{al.rnew r’(r (resp).F{resp) |{p/—>}{ Lo et IS H)

{aj.done.T.new r (r (resn).F(resp).done]
J=0..1—1,1+1..A

/o H 1 H faen}1S) ] 1))

Comme nous I’avons vu précédemment, dans le cas ou un appel de méthode est effec-
tué depuis I’extérieur, les termes [[.S;]] d’un objet activable se dérivent par 7-transitions
en:

new resp(Object(resy)|[T(resy))

Dans notre cas, c’est le contexte du deuxiéme terme [[S;]] qui correspond a un appel
externe :

P =~ new done(

done‘

— — o
IT.new ﬁ),m',q(oﬂ . Z{mé(?,r,act).act(?).

%

[al.T.new r'(r (resp).F(resy, |{p/ O/ aen IS H)

Z {aj.done.T.new r (r (resp).T(resp). done|
J=0.1—1,1+1..A

new resy,(Object(resp) |F<7"65h>)) H }))

Finalement :
P~P avec
P = new done(
done‘

l

— —_
'new m,m’, @ (W(m/>. Z{mg(?, r,act).act{d).

%

[al.new r’ (r (resp).T{resy, |{p/ H" /. H aer, HIS H)
Z {a] done.new resh( (resp). done|Obyect<resh>) H }))

j=0..1—1,141..A
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Simplification de @

De la méme facon :

Q~Q avec

Q = new done, queue, unqueue, newCell, exec(
done’newCell(unqueue) ’exec(unqueu@ ‘

!C’ell‘!Exec‘

— T = 1= — =
Inew mi,m', a 0h<m>.z m; (P, 1y act).act(d).

i

[al.new r! (r/(resh)f<resh> | {?/?}{T//r}{ad/actl } [[Szﬂ) +

Z {aj.done.new res, [ (Future(res,fhﬂ
§=0..1—1,l+1..A

> {ma(F . act) 181}

%

Acmcau.M) H }))

Bisimulation entre P et Q

Afin de prouver la bisimulation entre P et Q, nous construisons une relation S qui est
une bisimulation et dont IP et Q font partie. Afin de simplifier les formules nous posons
— —
) .

d’abord P'(a, b, c,d,e, f, 2,7 ) et Q'(a,b,c,d, e, f,g,h, T, T, m, n

Dans I’équation qui suit, on remplace : [al.new 7 (T’(Tesh).7<’r'68h>|{?/7}{T//r}{ad/actl}HSZ’H) +

Z {aj .done.new resy, (F(resh>.done’Object(res@) H
J=0..1—1,1+1..A

par:{al...+ > {aj...H

j=0..1—1,141..A
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P/(a7 b’ c7 d7 67 f7 ?’ 7) =

lnew m, 7?, 7(0h<77—1;> Z{mg(ﬁﬂ"v act).act(a) {al + Z {a] H })|
- J=0.1—1,1+1..A

Hnew ﬁ}m?, o (7?) (Z{mg(ﬁﬂ"v act).act(a). [al + {aj }] })‘

’ p J=0.1—1,1+1..A

Hnew ﬁ}m?, @ (m') (p,r,act) (%<7> [al + {aﬂ }D|

; J=0.1—1,1+1..A

Hnew WZ,T?, a <W7> (P, r act) <E>> {al + Z {a] H |

: J=0.1—1,1+1..A

Hnew ﬁ’m?, Iy <7?> (P, ract) (@)new ' (r'(reSh)-F<7‘€Sh>|{?/7}{Tl/r}{m/actz}[[Siﬂ)|

H new m,m’, @ (7?) (P, act) (@) (done.new resp (F(resh>.done|0bject<resh>)) |

H new m,m’, @ ,resy (777) (P, act) (@) (resh><0bject<resh>‘

—_— —

Hnew m” (m’) Z{mé’(?, 7, act).[[SiH}’

K2

[T newm n™) (7.7 act)(51]))

Dans I’équation qui suit, on remplace : [al.new 7’ (r’(resh)f(resh>|{?/7}{T//r}{‘mt/actl}[[Siﬂ) +

Z {aj.done.new res, fn (Future(res, In)

j=0.1—1,1+1..A
Z{mi(ﬁ, r,act).[[Si]] H

i

ActivCall.m) }]

par:[al...+ > {aj...H

j=0..1—1,141..A
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Q'(a,b,c.dye, fg,h, T, 1,7, 7) =

Cell|!Exec
Inew ni, 77, E)(Oh<”—1;> zi:{mg(?ﬂ"v act).act(a) {al T o l—zl,:l+1..A{a] H })|
- . = - —
l]new mi,m', @ (m') (Z:{m;(p ;7 act).act(a’) [al T T A{aj }] })‘
1;[”610 o'y @ ') (7, act) (%<7> {al +]:0 -1 l+1..A{a] }D|
Hnew ﬁ’,n_f, a <m'> (?, T, act)<7> [al + Z {aj .. H ‘
; j=0..1-1,1+1..4

d
Hnew WZ,W, a (m'y (p,r act)(@) (done.new res, fn (Future(res, fm‘Z{mi(?,r, aCt)-HSi”}‘

| ActivC’all.M) )

new m,r?, @, fn,res (r?) (P, act)(?)(f@(Future(TGS,fh>’2{mi(?,r, act).[[SiHH
fr=g+1.f—h i
a7 {(mi. ﬁ,res>,uf/+1>)’
new m,ﬂ_i;,ﬂ},fh,resh <7?> (P, act)(?)(f;){!Delegate(resh,fh> Object(resy)

g'=1l.g

— _; e —; ! (= ! (— / / =
Hnew m,m'( fn{m’). Z m'; (P, 7, act).new r' (Mg (p', 1, act).r' (resy).TFlresy))
1y

7

> {mi(7r act).[[Si]]})|

K2

H new m,m’ (m') (Z{m'i(?, r,act).new r' (m; (P, 7, act>.r’(7‘esh).F<7‘esh>)}’

T,/ [

> {mul@.r act).[[Si]]})|

K3
H new m,m’ (m') (P, r,act) new r’ (W(?,T’, act).r’(resh).ﬂresh)‘

Z{mi(?, r, act).[[S;]] }) ‘

%

_
Hnew m,m' (m') (P, r, act) new r’ (r’(resh).ﬂresh)’

{%}{T’/r}{m/m}u&n)}
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Ainsi, on peut écrire IP et Q en fonction de P’ et Q' :

P = new done (done P’(0,0,0,0,0,0,0, @))

Q = new done, newCell, exec, q, u, (done‘newCell(ul) ‘mmg‘@’(o, 0,0,0,0,0,0,0,0,0,0, @))

Les deux expressions P’ et Q" ont recours a la notion d’agent (définition 12.1 de [93]). Un
agent correspond au résidu d’un processus apres une réaction. Par exemple le processus :

new 77 (W(n?) Z{m;(ﬁ), T, act).[[SM})

i

Se transforme, par réaction sur o, en I’agent :

new 77(77> (Z{m;(ﬁa T act).[[S,;]]})

De méme le processus :

Z{m;(ﬁ),r, act).[[S,;]]}

i

Se transforme, par réaction sur I’un des m; en :
(P, act)[[Sil]

Dans I’expression P'(a, b, ¢, d, e, f, 2, ), les rdles des différentes valeurs sont :

— a correspond au nombre de processus ayant réagit par o, et qui sont préts a recevoir
un appel de méthode via I’un des canaux privés m/ transmis. Ces agents peuvent
se combiner avec d’autres agents résidus d’une lecture sur oy, c’est-a-dire avec les
utilisateurs de I’objet en question.

— b correspond au nombre de processus ayant réagi par o, puis ayant recu un appel
sur un canal privé m..

— c correspond au nombre de processus ayant effectué une réaction supplémentaire.

— d est le nombre de processus dont I’appel de méthode est interne et qui ont effecti-
vement transmis cet appel a I’objet sous-jacent.

— e est le nombre de processus dont I’appel est externe et qui attendent de pouvoir
I’effectuer (traitement séquentiel des appels externes).

— f correspond au nombre d’appels externes effectués ; les processus correspondant
sont les résultats de ces appels.

— xp et yp représentent le nombre d’appels en cours sur un résultat f'.
R —
Dans I’expression Q'(a, b, c,d,e, f,g,h, @, 1 ,mi, ), les valeurs a, b, ¢, d, e, f et @’
ont la méme signification que précédemment et :

— ¢ correspond au nombre de résultats effectivement disponibles alors que f — ¢
correspond au nombre de résultats retournés (futurs) non encore disponibles.
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— h est une variable d’ajustement, elle vaut 0 ou 1 selon I’expression dans laquelle
elle est utilisée. On comprendra son utilisation dans les formules de la relation S.

— 1, correspond au nombre de processus ayant effectué une réaction interne sur le
canal privé res;, d’un résultat ¢'.

- mgy + ny représente le nombre d’appels en cours sur un résultat effectivement dis-
ponible ¢’. Les valeurs contenues dans les vecteurs 7 et 7’ correspondent a celles
du vecteur 7 de IP'. Elles sont séparées en deux en raison de la délégation qui ap-
parait |C|_>et qui impose une étape supplémentaire. Ainsi, pour tout élément y; du
vecteur y @ y; = m; +n;.

On définit maintenant la relation S telle que les couples suivant appartiennent a S° :
new done (done’]}”’(a, bc,d,e, f, T, 7))

new done, newCell, exec, q, 7( (€))]

ezec(ug )| Qe b,c,de, £,9.0,7, 1,7, 7))

done’newCell(ufH)

new done( "(a, b, c, d e, f, T, y)‘
new i, m @, resy, (777) (7,7, act) (@) (F(resh>.done|Object<resh>))
new done, newCell, exec, q, u (
mwjurl)‘exec <ug+1>‘(@/(a,b, ¢, d,e, f,g,O,?,T,T_n),W)‘ 2
— T — = —
new m,m’, @, fn,res(m’)(p,r,act)(d) (Future (res, fn) ’
ActivCall.done‘
S{mi (7, r.act) [[5:1}))

new done( "(a, b, c, d e, [, T, y)‘
new m, m @, res, (m '> (P, r act) (@) (F(resh>.W|Object<resh>))
new done, newCell, exec, q, U (
newCell ( 'LLf+1 ‘Q (a,b,c,d,e, f,g,0 ?,T,W,ﬁ)‘ @
new m, m @, fr,res(m/N(pP act)<7>(Future (res, frn) ‘
ActivC’all.m’
S{mi (7, r.act) 151}

g1 ((mi, p,res),u’) mew v’ (m; (p,r', act;) .r’(resh).W<resh>.exec(u’)))

9Pour raccourcir les expressions on a abrégé queue par q et unqueue par u
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new done(]P”(a b,c, d e, f, T, y)‘
new i, m @, resy (m ’> (P, act) (@) (F(resh>.done|0bject<resh>))

new done, newCell, exec, q, u (
mmf“)’@’(a,b, c,dye, f,9,1,7, T, m, W)’
new m,ﬂ—”d, @, fryres(m/) (P, act) (@) (Future (res, fn) ‘
ActivCall.m‘
S {mi (7 r,act) (18]}
= —

new m,m’, @, fn,res,r’ (m') (p,r,act)(a )(fh>(Futu7"e<res,fh>‘

mi (P, act)) .r (res Tes(resy).eTec(ugya)

Z{ml(p r,act). } )

4)

new done(IP’ (a,b,c, d e, f, @, y)’
new m, m @, resy (m '> (P, ract) (@) (F(res;).W|Object<resh>))
new done, newCell, exec, q, u (
WC’eH(ufH)’Q’(a,b, c,d,e, f,g, 1,?,7,%,?)’
new m,ﬂ—”d, @, frres(m/) (P, act) (@) (Future (res, fn) ‘
ActivCall.m‘
S {mi (7 ract) s}
new m,n_d;,?,fh,res,r’ <777> (P, 7 act){a ><fh>(Future<res,fh>‘

' (resp).Tes(resy) . €Tec(ugy2) ‘

new resy, (Object(resy)|r’ (resp))

®)

new done(]P”(a b, c, d e, f, T, y)’
new m, m @, resy <77> (p,ract) (@) (F(res;).W|Object<resh>))
new done, newCell, exec, q, u (
newCell ( uf_H ’Q a,b,c,d,e, f,g,1 ,?,T,m,ﬁ)’
new m, m a fh,res<—)>( P, act){a) (Future (res, fn) ‘
ActivC’all.m‘
S {mi (7, rsaet) (1531} |
new n_d),ry,d,fh,res,r’ (7?) (P, 7 act)(a@ ><fh>(Future<res,fh>‘
new resp, (m<’l"68h>.m<ug+2> ‘

Object(resh>) ))

(6)
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new done (done‘]P"(a, be,dye, f, T, 7))
new done, newCell, exec, q, 7( @
done‘exec <ug+1>’(@’(a,b, c,d,e, f,g,0, 7, T, m, W)’

queue(elt). (newCell(usyo)[upii{elt, usi2)) )

new done (done P'(a,b,c,d,e, f, @, 7))

new done, newCell, exec, q, 7(
done|Q'(a,b, . dse, £,9,0.7, .7, 7)| ®
queue(elt). (newCell(usyo)[upiilelt, usi2)) ’

g1 ((mi, p,res),u’) .mew v’ (m; (p,r', act;) .r’(res@.@(resh).exec(u’)))

Pa,b,cdye, £, 7, 7))

_
new done, newCell, exec, q, u (

done’@’(a,b,c,d767ﬁg7 T, T ,m W)’

queue(elt). (newCell(usyo)[u
—

uprilelt,upia)) ‘
new n_l),m @, fryres, ' (m!y (P, act){a@ )(fh>(Future<res,fh>‘

mi (P, 7, act;) .r (resh) Tes(resy).exec(ugta)

> {mz(p r,act). } )
©)

new done (m‘ﬂ”"(a, bc.dye, f, 7, 7))

N
new done, newCell, exec, q, u (

done’(@/(a7b7c7d7e7 f7g7 7?777 m? ﬁ)’
queue(elt). (newCell(uys o) [urii(elt, uf+2>)‘
— T -
new m,m’, @, fn,res,r’ (m’) (p,r,act){d ><fh>(Future<res,fh>‘
' (resp).Tes(resy) . €Tec(ugy2) ’

new resy, (Object(resy,) W(resh»))
(10)

Pa,b,cdye, f,7, 7))

N
new done,newCell, exec,q, u (

done‘(@/(aubv (&) daeu faga 7?7 7 mv ﬁ)‘

queue(elt). (newCell(uysio)[uri1(elt, uf+2>)’
— T —
new m,m’, @, fn,res,r’ (m’)y (p,r,act){d ><fh>(Future<res,fh>‘
new resp, (m<’l"68h>.m<ug+2> ‘
Object(resh>)))
(11)
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new done(]P’ (a,b,c, d e, f, @, y)‘
new m, m @, resp, (m ’> (P, act) (@) (F(resh>.m|0bject<resh>))
new done, newCell, exec, q, u (
exec <ug+1>‘(@’(a, be,de—1,f,4,0, 7, T, m, W)‘ 12)
queue(elt). (newCell(usio)[Wiii(elt, usi2)) ‘
new m, 77, @, f, res(n?ﬂ?, r,act){a’) (Future (res, frn) ‘
ActivCall.m‘

S {mi (F.ract). [8:1}))

new done( "(a, b, c, d e, f, @, y)‘
new m, m @, resy (m ’) (P, ract) (@) (F(resh>.done’Object(resh»)
new done, newCell, exec, q, u (

Q(abe.die~1,£,,0.7, T,7,7)|

queue(elt). (newCell{uy o) [urii{elt, usis)) ‘ (13)
— — =
new m,m’, a, fr,res(m’)(p,r, act)(a) (Future (res, fn) ‘
ActivC’all.done‘
S {mi (7 rpact) [1S1}) |

ugi1 ((mi, p,res),u') mew r' (W (P, 7', act;) .T’(res@.@(resh).emec(u’)))

new done( "(a,b, c, d e, f, T, y)’
new m, m @, resy, <77> (?,r, act) (@) (F(resh>.done|0bject<resh>))
new done, newCell, exec, q, u (
Qla,beidie—1,£,9, 1,7, 1,7, 7))
queue(elt). (newCell{usyo)[uri1{elt, usy2)) ’
new m,m’, d, fn,res(m’)(p,r, act)(a) (Future (res, fn) ‘
ActivC’all.done‘
i (7 aet) [151})]
— _; — / _;
new m,m’, @, fn,res,r’ (m')y (p,r, act)(a )(fh>(Futu7‘e<res fh>‘
<p ryacty) . (r esh) TE€S(resy).eTec(ugra)

Z{ml(p r,act). } )

(14)
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new done(]P> (a,b,c, d e, f, @, y)’
new mi, m @, res, (m '> (P, act) (@) (F(resh>.done|0bject<resh>))
new done, newCell, exec, q, u (

Ql(avvadae_ 17f79717?777m7%))’

queue(elt). (newCell{usio)[Wiii(elt, usi2)) ‘
new m, 77, @, fi, 7‘€S<’I7—’L;>(?, r,act){a) (Future (res, frn) ‘
ActivC’all.m’
S{mi (7, r.act) 151}
new m,n—d;,?,fh,res,r' <77—1;> (P, 7 act){a ><fh>(Future<res,fh>‘

' (resy).Fes(resy ). exec(ugr2) ’

new resp, (Object(resy) W(resh»))
(15)

new done(IP’ (a,b,c, d e, f, @, y)‘
new i, m @, res, (m '> (P, act) (@) (F(resh>.done|0bject<resh>))
new done, newCell, exec, q, u (

Ql(avvadae_ 1vagvlv?777mvﬁ)’

queue(elt). (newCell(usio)[Wiii(elt, usi2)) ‘
new m, 77, @, f, 7‘€S<’I7—’L;>(?, r,act){a’) (Future (res, frn) ‘
ActivC’all.done‘
S{mi (7, r.act) 51}
— ;TN = —
new m,m', @, fn,res, v’ (m') (p,r,act)(a ><fh>(Future<res,fh>‘
new resy, (@(r@sh>.eajec<ug+2> ’

Object(resh>) ))

(16)
new done(]P”(a b, c, d e, f, @, y)‘
— N _
new m, m @, resy (m') (p,r,act) (@) (F(resh>.done|0bject<resh>))
new done, newCell, exec, q, u (
ETec <ug+1>‘(@’(a, be,d,e—1,f 9,0, 7, T, m, W)‘ an

_

new m,m’, @, fr,res(m’Y (P, r, act)(@ ) Future (res, f1) ‘
F(fh>.d0ne’new06ll<uf+2>‘
W((m“ 7,’1"68),’&f+2>

S {m: (F.r.act) [51}))




. VALIDITE DE L’ACTIVABILITE ETENDUE 141

newdone( "(a, b, c, d e, f, @, y)‘
new m, m @, resy (m ’) (P, r,act) (@) (F(resh>.m’Objecﬂresh)))
new done, newCell, exec, q, u (
Q'(a, b, c, d e—1,f,9,0, m,T,ﬁ),W)
new m, m @, fn,res(m ’>(?,r, act)(?)(Future (res,f@’ (18)
i) done|newCell{ug )|
Tpi1 ((mi, Py res), ugi2)
S i{mi (7 r.act) 151}

ugy1 ((mi, pyres),u’) mew v’ (g (P, r',act)) v’ (resy).7es(resy,).exec(u’))

new done(IP”(a b,c, d e, f, @, y)’
new m, m @, resy <77> (P, ract) (@) (F(resh>.done|0bject<resh>))
new done, newCell, exec, q, u (
Ql(a’b7cada6_1a‘f’ga17?a 7m7ﬁ)

new m,’n_i;, @, fryres(m/) (P, act) (@) (Future (res, fn) ‘
F(fh>.d0ne‘newCell<uf+2>‘
— —
Uyr1 ((mi, P res), upi2)
S {mi (77, act) 1501} ) |

new m,n_i;,?,fh,res,r’ <777> (P, 7, act){a )(fh>(Futu7"e<res,fh>‘

mi (P, act)) .r (resh) Tes(resy).exec(ugta)

> {ml(p r,act). } )
(19)

new done( "(a, b, c, d e, [, T, y)’
— _ R
new m, m @, resy (m') (P, ract) (@) (F(res;).done|Object<resh>))
new done,newCell, exec,q, u (

Ql(a’b7cada6_ 17f7g71a?a

— —
new m,m’, @, fr,res(m’)(p,r act)(@) (Future (res, frn) ‘

F(f@.done‘new(]’ell(uerg) ‘

— —
M, M)

U1 ((mi, P res), upy2)
S {mi (Frsaet) (15301} |
new H,W,E},fh,res,r’ (7?) (P, 7 act)(a@ ><fh>(Future<res,fh>‘
' (resp).Tes(resy) . €Tec(ugy2) ‘

new resy, (Object(resy)|r’ (resp))
(20)
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newalone(IE"(abcdef7 ,y)’
new m,m’, a,resy {(m '> (p,ract) (@) (F(res;).W|Object<resh>))
new done, newCell, exec, q, u (
Q'(a,b,e,dye—1, f,9,1, 77,
new m,’n—17, @, fr,res(m ’>(7,r, act)(a) (Future (res, fn) ‘

F(fh>.d0ne‘new06ll<uf+2> ‘

— —
;M W)

W«mlv ?,T€S),Uf+2>
S {mi (7, r.act) (51}
new Fi,r?,?,fh,res,r' <7?> (P, 7, act){a ><fh>(Future<res,fh>‘

new resy, (@(r@sh>.eajec<ug+2> ’

Object(resh>) ))

(21)

new done (done P'(a,b,c,d,e, f, 2, 7))

N
new done, newCell, exec, q, u (

(22)
/(a" b7c’ d7 67 f’g’ 07?7 T? m? H>)

done ‘ newCell (wyy1)

ugi1 ((mi, p,res),u') mew v’ (W (P, 7', act;) .T’(res@.@(resh).emec(u’)))

new done (done‘]}”’(a, b,c,de, f, T, 7))
new done, newCell, exec, q, 7(
done’newC’ell <uf+1>‘(@’ (a,b,c,de, f,g,1,7 T,m’,%’)’
— T -
new m,m’, @, fn,res, v’ (m') (p,r,act)(a )(fh>(Future<res,fh>‘

m; (P, r,act)) .r' (resp).7es(resy ). exec(uy )

S {mi( . act)[5}) )

—

(23)

new done (done P'(a,b,c,d,e, f, @, 7))
new done,newClell, exec, q, 7(
done’newC’ell (uf+1>’Q' a,b,c,d,e, f,g,1,7, T ﬁ),ﬁ))’
— T —
new m,m’, @, fn,res,r’ (m’) (p,r,act){d ><fh>(Future<res,fh>‘

' (resp).Tes(resy) . €Tec(ugy2) ‘

new resy, (Object(resy)|r’ (resp))
(24)
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new done (W P'(a,b,c,d,e, f, T, 7))
new done, newCell, exec, q, 7(
M’mw‘f“)’@’(a,b, c,de, f,g,1, 7@, T, m, W)’
new m,m’, @, fn,res, v’ (m') (p,r, act)(?)(fﬁ(Future(res,fh>‘

new resp, (W(resh).exe(/’(ugH) ’

Object(resh>) ))

(29)

S est une bisimulation faible. Pour toute paire d’agents (A, B) appartenanta S, si A se
dérive, par a en A’ (A = A’), alors il existe B’ tel que B se dérive en B’ par « et diverses
T-transitions (B == B’) et A’ et B’ appartiennent & S. La figure 22 page suivante repré-
sente certaines transitions entre les processus Q des differentes équations. Les transitions

- - ﬁ
qui ne modifient pas la formule du processus aux valeurs a, b, c,d,e, f,g, =, | ,m, n
pres ne sont pas représentées. Les ronds blancs correspondent aux processus en relation
avec IP; et les ronds hachurés ceux en relations avec P, avec :

P =new done (done’]}”/(a, bc,d,e, f, T, 7))
Py =new done (P’(a,b, ¢, d, e, f,?,?)‘

new ﬁ),r?, @, resy <77> (P, ract) (@) (F(resh>.done’Object(resh)))

La figure 23 page suivante représente les transitions entre les processus PP, et Py. De
méme que sur la figure précédente, les transitions ne modifiant pas la formule du proces-
sus aux valeursde a, b, ¢, d, e, f, g, =, y Présne sont pas représentées. On constate, grace
a ces deux figures que pour la 7-transition de P, a IP,, il existe un chemin de 7-transitions
dans la figure 22 page suivante d’un rond blanc vers un rond hachuré. De méme, pour la
transition 7 de P, a IP;, il existe une suite de transitions 7*.7.7* d’un rond hachuré vers un
rond blanc dans la figure 22 page suivante. On peut faire la remarque symétrique, chaque
fois qu’il existe une transition d’un rond blanc vers un rond hachuré sur la figure 22 page
suivante, il s’agit d’une 7-transition et la 7-transition de P; a IP, lui correspond. Toutes
les transitions d’un rond hachuré vers un rond blanc dans la figure 22 page suivante cor-
respondent a des transitions 7. On retrouve cette méme transition sur la figure 23 page
suivante entre P, et IP;.

Ces deux figures permettent de se convaincre que, en ce qui concerne les transitions ne

modifiant pas les expressions des processus aux valeurs a, b, ¢, d, e, f,g, @,y , 1, ni, 7
pres, S est bien une bisimulation faible. On peut s’assurer que c’est bien le cas pour
toutes les autres transitions possibles en observant que les contraintes sur les valeurs de

a,b,ce,d,e, f,g, 2,y , | ,nm, n sonttoujours respectées. On rappellera également que
tous les termes [[.S;]] se terminent par le retour d’un résultat sur le canal r. Ainsi on peut
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FIG. 22 — Transitions entre les processus Q des équations 1 a 25.

e

FIG. 23 — Transitions entre les processus P, et P5.
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considérer que :

new m (m) (p,r,act)[[S:]] = new m,m’ (m

) (P, 7, act) new 1’ (r/(resh).ﬂresm

/5 H o HO aen IS

Finalement, P et Q sont en relation par S. Ces deux processus sont donc en bisimu-
lation faible. Il existe donc bien une bisimulation faible entre les processus P et (). En
d’autres termes, le processus modélisant un objet activable est en bisimulation faible avec
le processus modélisant cet objet activé : P ~ (. De ce fait :

l. aP+M=~aQ+M

2. new aP =~ new a@

3. PIR~Q|R

4. R|P ~ R|Q
Cela nous permet de conclure que tout ou partie des objets activables dans un programme
peuvent étre activés sans modifier le comportement de ce programme. En particulier

pour 1, « = k¢, le canal permettant la création de I’objet : un objet doit d’abord étre
créé avant de pouvoir étre utilise.

5.4 L’activabilité en pratique

Nous avons décrit une propriété d’activabilité que nous avons validée. Ainsi un ob-
jet respectant cette propriété est dit activable et peut étre transformé afin que les appels
sur cet objet soient effectués de fagon asynchrone. Cette propriété permet, notamment, la
mobilité d’objets entre sous-systémes en évitant les probléemes d’étreinte fatale qui pour-
raient en découler. Pour autant I’activabilité reste, jusqu’a présent, une notion abstraite.
Nous allons étudier maintenant les consequences et la mise en ceuvre pratique de cette
propriété.

On peut considérer I’activabilité sous deux aspects distincts, celui d’un modéle de
conception, assurant au développeur un certain nombre de garanties et celui d’un outil
automatique de parallélisation d’applications. Dans le premier cas, c’est au développeur
de se convaincre que, dans son application, un objet respecte le critére d’activabilité et de
I’activer lui-méme en sachant que le comportement de son programme ne sera pas altéré
par cette modification. Nous allons étudier le second cas et les outils qui peuvent étre mis
en ceuvre pour détecter automatiquement les objets activables dans un programme.

5.4.1 Détection des objets activables

La premiére difficulté posée par la mise en ceuvre de I’activabilité étendue, mais éga-
lement de la TB-activabilité, est la détection des objets activables dans un programme.
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Nous nous intéressons ici aux outils permettant cette détection de facon automatique et
en particulier aux méthodes d’analyse de programmes.

Les méthodes d’analyse de programmes ont pour objectif de détecter un certain
nombre de caractéristiques ainsi que certains types de comportements des programmes
de fagon statique, c’est-a-dire sans exécuter le programme en question. On comprend
naturellement que ce type d’analyse ne peut fournir que des informations partielles sur
I’exécution du programme,® c’est pourquoi elles fournissent des approximations siires
des comportements possibles. L’analyse statique de programme a tres majoritairement
pour objectif I’optimisation de code. Il est par exemple possible de détecter les expres-
sions disponibles a certains points du programme afin d’éviter de les recalculer, de déter-
miner les relations entre les blocs d’affectation et les blocs d’utilisation de variables afin
de supprimer les blocs inutiles ou de déplacer des blocs les uns par rapport aux autres.

De nombreux autres types d’analyses sont envisageables. Chaque analyse doit four-
nir une réponse qui garantit, pour I’optimisation envisagée, que le programme est une
cible adaptée. Ainsi, les optimisations effectuées ne seront pas toutes celles possibles
mais seulement celles, parmi les possibles, pour lesquelles I’analyse aura déterminé avec
certitude qu’elles n’altérent pas la sémantique du programme. Dans le cadre de I’analyse
de programmes a objets, un certain nombre d’analyses ont pour objectif d’identifier les
types concrets des objets du programme afin d’optimiser les appels de méthodes sur ces
derniers en remplacant le mecanisme de sélection dynamique de méthode par un méca-
nisme statique. Pour plus d’informations sur I’analyse de programmes et une description
didactique de celles-ci, des relations entre les différentes approches existantes ainsi que
des algorithmes possibles de mise en ceuvre, le lecteur est invité a consulter I’ouvrage de
Nielson, Nielson et Hankin [101].

Une méthode d’analyse statique de programmes Java permettant notamment la dé-
tection d’objets TB-activables est proposée dans [65]. Cette méthode d’analyse est une
extension au langage Java de I’analyse de forme proposée par Sagiv et al. [110] et re-
pose sur la technique de I’interprétation abstraite [35]. Intuitivement, le principe général
de cette analyse est de construire, pour un programme donné, un automate représentant
I’ensemble de ses états. Les transitions dans cet automate correspondent a I’exécution des
instructions du programme. A ce niveau, un certain nombre d’abstractions sont faites pour
représenter tous les états possibles du programme avec un nombre fini d’états. Un graphe
abstrait d’objets ainsi qu’une pile d’exécution abstraite sont associés a chacun des états de
I’automate. Ils représentent la pile d’appel du programme a cet instant de son exécution
ainsi que les objets présents en mémoire. Le graphe d’objets abstrait est composé d’un
ensemble de nceuds représentant un ou plusieurs objets concrets. Ces nceuds sont associés
a un prédicat permettant de savoir s’il sont partagés ou non, c’est-a-dire si plusieurs objets
les référencent.

Enfin, la vérification de la propriété d’activabilité sur cette représentation abstraite de
I’exécution du programme consiste a analyser le graphe d’objets abstrait de chacun des

10Sinon a quoi bon I’exécuter ?
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états de I’automate pour y détecter des objets activables. Finalement, les objets considérés
comme effectivement activables seront ceux activables dans tous les états de I’automate
ou ils apparaissent — c’est-a-dire activables durant toute leur existence.

Une telle analyse ne peut, en I’état, appréhender les programmes a processus légers en
raison de I’explosion combinatoire qui apparait lorsqu’on traite les interactions entre ces
différents processus. Ceci est tout a fait en accord avec la TB-activabilité qui s’intéresse
aux programmes séquentiels. Mais cette analyse ne peut pas étre utilisée dans le cas de
notre extension de I’activabilité aux programmes a processus légers.

Dans un autre registre, André Spiegel a proposé une analyse de programmes Java pour
la distribution automatique d’applications dans le cadre de la plate-forme Pangaea [116].
L’objectif ici est d’identifier I’ensemble des objets d’une application, de les présenter
ensuite au développeur sous la forme d’un graphe pour lui permettre de sélectionner un
partitionnement de son application. Par la suite, la plate-forme se charge de générer le
programme distribué correspondant. Cette analyse est insensible au flot d’exécution et
peut donc traiter des applications composées de plusieurs processus léger. Le résultat
produit est un graphe dont les sommets représentent un ou plusieurs objets et les arétes
entre ces sommets représentent les relations de création, d’utilisation ou simplement de
référencement.

Nous avons utilisé cette plate-forme pour effectuer certaines expérimentations sur la
détection des objets activables dans une application [56] mais sans intégrer la notion de
potentiel d’utilisation que nous avons décrite plus haut. La plate-forme proposée ne per-
met pas la mobilité entre sous-systemes. En effet, I’analyse proposée par Spiegel permet
de s’intéresser aux applications a processus Iégers mais, en contrepartie, il devient im-
possible d’identifier des éléments dynamiques de I’exécution. Par exemple, le fait qu’un
objet A cesse de référencer ou d’utiliser un objet X comme dans I’exemple de la figure 19
page 117, n’apparaitra pas dans le graphe produit par Pangaea qui signalera uniquement
que A utilise X au cours de I’exécution du programme.

D’autres types d’analyses sont proposes. Elles permettent de s’intéresser aux appli-
cations paralléles sans pour autant perdre toute information sur I’ordre d’exécution du
programme. C’est par exemple le cas de I’approche proposée par Rinard et Whaley [144].
Cependant, méme dans ce cas, un certain nombre d’imprécisions demeurent. Dans le
cadre de I’optimisation de programmes, le manque de précision d’une analyse ou les dif-
férences de précision entre deux analyses n’ont généralement pas un impact important
pour le développeur : partout ou I’analyse en est capable, on améliore les performances.
A I’inverse, I’activation d’un objet n’a pas forcément comme conséquence I’amélioration
des performances. En pratique, le surcodt lié a un objet actif est trés important. La décision
d’activer ou non un objet releve donc d’un compromis qu’il est difficile de gérer automa-
tiguement.!! La mise en pratique de la propriété d’activabilité et de ce qu’elle permet —

“Nous ne pouvons bien sir pas exclure la mise au point de futures techniques prenant parfaitement en
compte ce genre de considérations. On en est cependant pas la aujourd’hui.
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I’activation de certains objets de fagon slre — s’envisage donc aujourd’hui avec la col-
laboration du développeur. C’est la piste proposée dans la thése de Romain Guider [65]
et c’est celle que nous avions nous méme choisie lors de nos premieres expérimenta-
tions [56]. L’idée est qu’une analyse détecte un ensemble d’objets activables et propose
au développeur de transformer son application pour les activer, ou encore de laisser le
développeur écrire son application avec des objets actifs et lui confirmer si ses choix sont
ou non judicieux par analyse du programme.

Dans le cas d’une optimisation de programme, le développeur n’a pas a se soucier
des analyses qui peuvent étre menées sur son programme. Quoiqu’il arrive, son appli-
cation obtiendra (ou devrait obtenir) de meilleures performances que si rien n’avait été
fait. Ici, au contraire, le développeur est directement informé des résultats de I’analyse.
Il doit prendre certaines décisions en fonction de cela. Par exemple restructurer son ap-
plication afin de permettre a I’analyse de réaliser qu’un objet est activable alors qu’elle
ne I’avait pas détecté dans un premier temps. Cela implique, de la part du développeur,
une connaissance en profondeur de I’analyse utilisée. Ceci ne constitue pas forcément
une simplification de son travail, d’autant plus si on imagine que les analyses peuvent
changer dans le temps et que cela demandera au développeur de s’adapter a nouveau.
D’un autre c6té, le fait que I’analyse puisse indiquer au développeur qu’elle ne peut pas
garantir qu’un objet dont il a demandé I’activation soit effectivement activable, forcera le
développeur a vérifier son application afin de se convaincre que son objet est bien acti-
vable méme si I’analyse ne peut le détecter. On peut penser qu’il s’agit la d’une garantie
supplémentaire en ce qui concerne la qualité du logiciel développé. Pourtant, le nombre
important de fausses alertes qui risque d’apparaitre nous laisse penser que cela incitera,
au contraire, le développeur a négliger de plus en plus celles-ci.

Dans un tel mode de fonctionnement, on est finalement amené a s’interroger sur la
pertinence de I’utilisation de I’analyse statique de programme dans le cadre du dévelop-
pement d’applications asynchrones.

5.4.2 Séparabilité : un peu de dynamisme

De facon genérale, la propriété d’activabilité étendue telle que nous I’avons définie
mangue de dynamisme. En effet un objet, pour étre activable, doit étre activable tout au
long de son existence dans le programme. Or cette caractéristique peut évoluer, un objet
peut étre activable pendant une durée donnée de I’exécution du programme puis ne plus
I’tre ou, inversement, ne pas étre activable lors de sa création puis le devenir.

En particulier, un objet activable ne peut étre utilisé que par un seul processus léger
a la fois. Dans ce contexte, nous avons proposé la propriété de séparabilité [26]. Cette
propriété défini qu’un objet est séparable s’il satisfait la propriété d’activabilité de la dé-
finition 5.8 page 118 sauf en ce qui concerne les processus légers. Autrement dit, s’il est
TB-activable :
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Définition 5.12. Séparabilité
Un objet o est séparable si et seulement si, a chaque instant de I’exécution du programme,
pour tout objet o’ dans I’accessibilité de o, pour tout objet o” :

— soit o” appartient a I’accessibilité de o,

— soit o appartient a tous les chemins depuis o” jusqu’a o'.

Cette propriété nous permet d’introduire du dynamisme dans le caractéere activable
d’un objet. Ainsi, un objet peut étre séparable, puis activable lorsqu’il peut étre établi
qu’un seul processus léger I’utilise et, a nouveau, séparable s’il apparait que cet objet est
potentiellement utilisé par plusieurs processus légers. La figure 24 page suivante illustre
les transitions possibles entre ces différents états. Lorsqu’un objet est séparé, les appels
sont effectués de fagon synchrone depuis I’extérieur de son sous-systéme. Il peut devenir
activable lorsqu’il peut étre établi qu’il n’est utilisé que par un seul processus léger. Dans
ce cas, il est activé et les appels deviennent asynchrones et sont effectués dans I’ordre
FIFO, comme nous I’avons déja décrit. Par la suite, s’il apparait que I’objet actif est
susceptible d’étre partagé par plusieurs processus légers alors celui-ci n’est plus activable
et redevient donc séparable. Dans ce cas, tous les nouveaux appelants sur I’objet sont
blogués le temps que tous les appels dans la file de I’objet actif aient été exécutés. L’objet
passe ensuite dans I’état séparé et les appels bloqués ainsi que tous les appels suivant sont
exécutés de fagon synchrone.

Lors de son mémoire de DEA, Christophe Popov a développé le prototype d’une plate-
forme permettant la gestion de la notion de séparabilité [105]. Ce prototype a été déve-
loppé au dessus de ProActive. Il ne permet pas le retour de I’état séparable ou activable
vers I’état non-séparable mais les autres transitions présentées figure 24 page suivante
sont gérées. Le fait qu’un objet séparable ne soit utilisé que par un seul processus léger
n’est pas simple a établir. C’est pourquoi ce prototype repose sur les informations fournies
par le développeur.

La propriété de séparabilité introduit un peu de dynamisme par rapport a la seule ac-
tivabilité. Pourtant, méme si un objet peut étre actif ou non de maniere alternée pendant
I’exécution d’un programme, le fait de pouvoir étre activable reste un élément statique
dans le sens ou cela dépend directement de la structure intrinseque de I’application. Par
exemple, pour qu’un objet puisse étre activé, il est nécessaire que celui-ci soit une articu-
lation ou une feuille du graphe. Cela dépend directement de la structure de I’application
et limite donc fortement la quantité d’asynchronisme qui peut étre introduite. Dans la
section suivante nous présentons les bouquets d’activations qui permettent de restructurer
le programme afin de faire apparaitre de I’asynchronisme la ou I’activabilité ne peut en
apporter.
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non-séparable @ '®

actlvable
séparable

n processus légers 1 processus léger
Y g \/ p g

F1G. 24 — Transitions entre les états non séparable, séparable et activable.
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5.5 Les bouquets d’activations

Les bouquets d’activations permettent de lever la limitation de I’activabilité liée a la
structure du programme que nous venons de décrire. Ce concept est présenté ici dans un
état préliminaire. L’étude approfondie de ce dernier fait I’objet des perspectives de ces
travaux.

Plutbt que de considérer uniquement des objets et de détecter ceux qui sont activables,
le principe des bouquets d’activations s’intéresse a des ensembles d’objets — les acti-
vations — possedant des propriétés spécifiques vis-a-vis du graphe d’accessibilité de la
définition 5.7 page 117 et aux relations entre ces ensembles au travers des bouquets d’ac-
tivations :

Définition 5.13. Activation
Soit A un ensemble d’objets, A est une activation si et seulement si, pour tout objet o
appartenant a A, I’ensemble des objets de I’accessibilité de o est inclue dans A.

Définition 5.14. Bouquet d’activations
Soit A un ensemble d’activations, A est un bouquet d’activations si et seulement si, pour
toute paire d’activations A et B appartenanta A :

Soit A = B;

soitANB=10;

soit AN B = A, ondiraalors que A est une sous-activation de B ;
soit AN B = B, ondira alors que B est une sous-activation de A.

Définition 5.15. Activation de
L activation d’un objet o, notée A (o) est la plus petite activation A telle que o € A(o).

De par les relations entre activations et sous-activations, on voit naturellement appa-
raitre une structure arborescente des activations dans un bouquet. La figure 25 présente
un graphe d’accessibilité et différents découpages en bouquets d’activations possibles. On
constate par exemple que sur les quatre figures, les objets D et F' sont toujours dans la
méme activation. En effet F' est dans I’accessibilité de D et D est dans I’accessibilité de
F. On doit donc avoir, d’apres la définition 5.13 : ' € A(D) et D € A(F). Autrement
dit: A(F) C A(D) et A(D) C A(F), c’est-a-dire A(F') = A(D). En outre, les objets B
et C' partagent I’objet D, donc D € A(B) N A(C). Ainsi, d’aprés cette méme définition,
soit A(B) = A(C'), comme c’est le cas sur les figures 25(c) et 25(d), soit A(B) est une
sous-activationde A(C') (A(B) C A(C)) comme sur la figure 25(a), soit I’inverse comme
sur la figure 25(b). Quand a I’objet £ il doit forcément étre dans la méme activation que
D (figure 25(d) page suivante) ou dans une sous-activation (figures 25(a), 25(b) et 25(c)).

Nous avons vu en 5.1.1 page 111 que le découpage d’un graphe d’accessibilité en
sous-systemes avec I’activabilité était unique. Les bouquets d’activations nous offrent plus
de souplesse puisque différents bouquets peuvent étre construits pour un méme graphe
d’accessibilité. L’intérét est alors, comme pour I’activabilité, de rendre les appels de mé-
thodes entre activations asynchrones, sans modifier la sémantique de I’application. Le
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(c) (d)

F1G. 25 — Différents bouquets d’activations possibles pour un méme graphe d’objets.
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fonctionnement dans ce cas est le suivant : les appels de I’extérieur d’une activation sont
asynchrones, un futur est immédiatement retourné a I’appelant et I’appel est placé dans
une file. Chaque activation ne possede qu’une seule file. Un processus, associé a cette
activation est chargé d’exécuter les appels stockés dans la file dans I’ordre FIFO. Par
exemple sur la figure 25(d) page ci-contre, les appels de B vers E seront asynchrones
ainsi que les appels de B vers D. Par contre un seul processus sera charge d’exécuter tous
ces appels et ils le seront dans I’ordre FIFO, c’est-a-dire I’ordre dans lequel B aura effec-
tué ces appels. Par ailleurs, un appel est susceptible de traverser plusieurs activations. Sur
la figure 25(b), les appels de B vers E traversent trois activations. Dans ce cas, I’appel
sera propagé par chacune des activations. C’est-a-dire qu’il sera d’abord stocké dans la
file de la premiere activation. Lorsque le processus de cette activation prendra en charge
cet appel, il le transmettra a I’activation suivante en le stockant dans sa file et ainsi de suite
jusqu’a ce que I’activation de I’objet cible soit atteinte et I’appel effectivement exécuté.

Nous validerons ce mécanisme section 5.5.2 page 158. Cette validation repose direc-
tement sur celle de I’activabilité que nous avons présentée section 5.3 page 118.

5.5.1 Dynamisme des bouquets d’activations

Nous avons présenté les bouquets d’activations et I’asynchronisme qu’ils permettent
d’obtenir dans une application. Dans le cas de I’activabilité, seuls des objets peuvent étre
activés et pour cela, il est nécessaire, entre autres, que ces objets constituent des points
d’articulation ou des feuilles du graphe d’accessibilité du programme tout au long de
I’exécution de ce programme. Les bouquets d’activations sont plus souples dans la me-
sure ou il existe plusieurs bouquets d’activations possibles pour un méme programme. Ce-
pendant, ce principe n’est pas encore dynamique. Nous allons voir maintenant comment
on peut envisager le déplacement, au fur et a mesure de I’exécution d’un programme,
d’objets entre les différentes activations de ce programme.

L’objectif est ici de définir un certain nombre de regles permettant de faire évoluer
dynamiquement les activations d’un programme tout en s’assurant, d’une part que le
programme est toujours structuré en bouquet et, d’autre part que la sémantique de I’ap-
plication est bien respectée. L utilisation en pratique des activations ne nécessite alors
plus I’analyse préalable du programme. On peut envisager une utilisation systématique :
chaque objet créé I’est dans une activation qui lui est propre. On peut également envi-
sager de fournir une primitive au développeur pour créer une activation et y placer un
objet : I’accessibilité de cet objet — calculable dynamiquement par un parcours en pro-
fondeur du graphe d’objets — est placée dans cette nouvelle activation. Dans tous les cas,
le programme doit ensuite évoluer pour conserver une structure en bouquet. Parmi les
regles possibles permettant une telle évolution, nous proposons les suivantes que nous
validerons a la prochaine section :

1. Passage d’une référence sur un objet d’une activation A a un objet d’une sous-
activation de A (invocation de méthode, affectation de champs) — destruction de
toutes les sous-activations de A contenant I’objet cible.
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(@) (b)r : C.m(X) ;

Activation 0

-
= o
-

Activation 2

Activation 3

= = =p» Nouvelle réference

©)a : Cc.m(B)

Fi1G. 26 — Transformation des activations.
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Fonctionnement La destruction d’une activation exige qu’on attende d’abord que
tous les appels de la file correspondante aient été exécutés. Suite a la destruction
d’une sous-activation, les objets qu’elle contient appartiendront désormais a I’acti-
vation englobante. Si I’opération a I’origine de cette modification provient de I’ac-
tivation A, alors celle-ci est effectuée de fagcon synchrone (puisque cela devient une
opération intra-activation).

Exemple Sur la figure 26(a) page précédente, lorsque I’objet A passe I’objet X
en argument a la méthode m () de I’objet ', cette régle s’applique et on obtient
les activations représentées figure 26(b). On constate que les sous-activations 2 et 3
ont été détruites. L’appel a été fait de facon synchrone puisqu’il devient, apres ces
destructions, interne a I’activation 0.

Motivation Le passage de référence vers une sous-activation peut aboutir & un
cycle entre I’objet cible et I’objet transmit. L’objet transmit, I’objet cible ainsi que
tous les objets référencés par I’objet cible et I’objet transmit doivent donc étre pla-
ceés dans la méme activation. Une autre possibilité serait de plonger I’accessibilité
de I’objet transmit dans I’activation de I’objet cible. Cependant, dans le cas ou la
méthode d’un objet transmit serait présente sur la pile — ¢’est-a-dire en cours d’exé-
cution — au moment de I’opération, il faudrait reprendre I’exécution en cours de
cette méthode dans I’activation destination. Nous ne sommes pas en mesure actuel-
lement de garantir la validité d’une telle transformation.

2. Passage d’une référence sur un objet d’une sous-activation A a un objet d’une sous-
activation B telles que AN B = () — la plus grande sous-activation C' contenant
la sous-activation A et telle que C' N B = () devient une sous-activation de la sous-
activation B.

Exemple Cette régle s’applique entre les figures 26(a) et 26(c) page ci-contre
ou I’objet B, appartenant a I’activation 1 a été passé en argument a la méthode
m () de I’objet C par I’objet A de I’activation 0. Dans ce cas, la plus grande sous-
activation — de I’activation 0 — contenant I’activation 1 et ayant une intersection
vide avec I’activation 3 est I’activation 1 elle-méme. Cette derniére devient alors
une sous-activation de I’activation 3.

Motivation Cette regle impose que ce soit la plus grande sous-activation C' conte-
nant la sous-activation A telle que C' N B = () qui devienne une sous-activation de
B. On pourrait penser qu’il suffirait que seule la sous-activation A devienne une
sous-activation de B mais cela casserait la structure en bouquet. En effet, si C' # A
alors les activations B et C' partageraient I’activation A sans étre inclues I’une dans
I’autre.
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(@ (b) B : return X;

Fi1G. 27 — Retour de résultat

3. Retour de résultat — rien ne se passe

Exemple Entre les figures 27(a) et 27(b), une méthode de I’objet B retourne une
référence vers I’objet X qui sera dorénavant référencé par A depuis I’extérieur de
I’activation.

Motivation Dans un programme structuré en bouquet, le résultat d’une méthode
appartient toujours a I’activation ou a une sous-activation de I’appelé. De plus, un
objet de I’activation courante — I’appelant dans ce cas — peut toujours référencer
un objet d’une sous-activation sans casser le modéle en bouquet. Nous ne nous
occupons pas ici de faire remonter le résultat d’une méthode lorsque c’est possible.
C’est la regle suivante qui s’en chargera.

Ramasse-miettes montant : une composante fortement connexe n’est plus référen-
cée depuis I’intérieur de son activation courante — cette composante est remontée
dans I’activation englobante.

Exemple L’objet B (qui constitue une composante fortement connexe) de la fi-
gure 28(a) page ci-contre n’est pas référencé depuis I’intérieur de son activation. Il
peut donc étre remonté dans son activation englobante comme sur la figure 28(b).

Motivation Nous proposons le terme montant pour cette opération de ramasse-
miettes puisqu’elle a pour effet de faire remonter un élément d’une sous-activation
vers son activation englobante. Cette opération permet de diminuer le nombre d’ac-
tivations traversees par une référence. Son application systématique aura bien sdr
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(@) (b)

(c) (d)

F1G. 28 — Opérations de ramasse miettes.
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pour effet de rassembler tous les nceud dans la méme activation. Sur la figure 28(b)
page précédente, par exemple, on pourrait faire remonter E. Dans cette regle, on
considere une composante fortement connexe et pas seulement un sommet car tous
les sommets d’une méme composante fortement connexe doivent étre situés dans la
méme activation si on souhaite respecter la structure en bouquets.

5. Ramasse-miettes descendant : soit A une activation, C' une composante fortement
connexe de A (Ve € C,A(c) = A) telle que, aucun sommet de C' ne référence de
sommet v tel que A(v) = Aetv ¢ C — création d’une nouvelle sous-activation
dans laquelle sont placés les sommets de C ainsi que toutes les activations référen-
cées par ces sommets.

Exemple Sur la figure 28(b) page précédente, I’objet B (qui constitue une com-
posante fortement connexe) ne référence aucun sommet dont I’activation soit iden-
tique a son activation. Cet objet ainsi que I’activation de £ qu’il référence peuvent
donc étre placés dans une nouvelle sous-activation. Par la suite, on constate que la
composante fortement connexe formée des sommets C' et D peut également étre
placée dans une nouvelle sous-activation. On obtient le bouquet de la figure 28(c).

Motivation Cette régle permet d’introduire de nouvelles activations dans le pro-
gramme. Par exemple la regle 1 page 153 détruit des activations qui peuvent étre
recréées grace a cette regle. Cette régle ne s’applique qu’a une seule composante
fortement connexe d’une activation donnée a la fois. On peut noter que le décou-
page d’une activation en sous-activations par un ramasse-miette descendant est sujet
a différents choix. En effet, si deux composantes fortement connexes d’une méme
activation sont éligibles et qu’elles référencent des sous-activations communes, le
résultat produit pourra varier selon I’ordre dans lequel elles seront traitées. Dans
I’exemple précédent, si la composante fortement connexe constituée des sommets
C' et D est traitée avant B alors on obtient le bouquet de la figure 28(d) page précé-
dente.

Ces regles sont compatibles avec la définition de bouquet d’activations que nous avons
donnée puisqu’a chaque instant du programme, ce dernier est bien structuré en bouquet.
Nous allons étudier dans la section suivante la validité des bouquets d’activations et de
ces regles. Dautres régles respectant la structure en bouquet pourraient probablement étre
proposées. On peut noter que I’asynchronisme d’une application structurée en bouquet
dépendra directement de la facon dont seront appliquées les regles 4 page 156 et 5 de
ramasse-miettes.

5.5.2 Validité des bouquets d’activations

Nous allons maintenant montrer pourquoi un bouquet d’activations respecte la se-
mantique séquentielle d’un programme. Pour cela, nous nous appuyons directement sur
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(a) Avant (b) Apreés

Fi1G. 29 — Premiére transformation

la validité de I’activabilité étendue présentée en 5.3 page 118 et nous proposons une trans-
formation d’un programme séquentiel structuré en bouquet d’activations en un autre pro-
gramme séquentiel équivalent dans lequel nous introduisons des objets spéciaux représen-
tant chacun une activation du programme d’origine. Nous montrons ensuite que chacun
de ces nouveaux objets est activable et que la mobilité des objets entre activations induite
par les régles précédentes est conforme a la mobilité entre sous-systemes que permet I’ac-
tivabilité étendue.

Nous donnons ici I’intuition de la premiére transformation, celle-ci demande a étre
formalisée. La figure 29(b) représente I’application de cette transformation au programme
en bouquet de la figure 29(a) : pour chaque activation, un objet spécial est introduit — notés
A sur la figure 29(b). Toutes les références de I’extérieur de I’activation vers I’intérieur
de celle-ci sont redirigées pour référencer le nouvel objet. Ce dernier référence lui-méme
tous les objets qui étaient, auparavant, référencés de I’extérieur de I’activation. De plus,
cet objet possede un comportement particulier : pour chaque appel effectué sur ce der-
nier, il retransmet I’appel en question vers I’objet qui en était la cible dans le programme
d’origine — représenté par les fleches en pointillé sur la figure. Ainsi, le principe de cette
transformation est de centraliser tous les appels qui ont pour cible une méme activation
vers un seul et méme objet qui les délegue ensuite. De plus ces objets spéciaux proposent
des operations afin de modifier I’ensemble des objets qu’ils référencent. Le programme
transformé exploite ces opérations pour appliquer les regles définies dans la section pré-
cédente lorsqu’un appel de méthode se fait via un objet spécial. Cette transformation,
méme si elle demande encore a étre formalisée, conserve la sémantique de I’application
puisqu’il s’agit simplement d’un mécanisme de délégation.

Si on considére cette transformation possible on constate, d’apres la définition 5.14
page 151 des bouquets d’activations, que, dans le nouveau graphe d’accessibilité obtenu,
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tous les chemins de I’extérieur vers I’intérieur des accessibilités des nouveaux objets in-
troduits passent par chacun d’entre eux. Ainsi, d’aprées la définition 5.8 page 118 et grace
a la mobilité entre sous-systemes qu’elle autorise, ces objets sont activables.? La trans-
formation du nouveau programme obtenu en un programme dans lequel tous les objets
speciaux sont actifs conserve donc bien la sémantique de I’application.

Il existe donc une suite de deux transformations qui, pour un programme décompose
en un bouquet d’activations donné, produit un programme a objets actifs respectant la
sémantique du programme séquentiel d’origine et dont chacun des objets actifs modélise
une activation. Ceci nous permet de dire que les bouquets d’activations permettent d’ob-
tenir un programme concurrent dont la sémantique est équivalente a celle du programme
séquentiel d’origine.

5.5.3 Perspectives

Dans cette section, nous avons décrit les bouquets d’activations. La structure ar-
borescente des activations dans un bouquet permet de gérer de facon automatique les
contraintes de synchronisation et d’ordre dans I’acces a des objets partagés. Cela nous
permet d’introduire de la concurrence dans un programme et nous avons vu comment
cette concurrence respecte la sémantique séquentielle du programme. On peut comparer
cette approche a celle de la plate-forme Athapascan-1 [40] dans laquelle une application
est composée d’un ensemble de taches partageant des données. L’acces par les différentes
taches a ces données est réalisé en fonction des dépendances entre ces taches et en res-
pectant I’ordre séquentiel. Ces dépendances doivent étre decrites par le développeur qui
indique les données manipulées par une tache. Ainsi, il est possible de spécifier les modes
d’acces a une donnée, par exemple en lecture seulement, ou en écriture par accumula-
tion, dans ce cas une fonction associative et commutative est appliquée a la donnée par
différentes taches dans un ordre quelconque. Dans le cas des bouquets d’activations, une
dépendance est présente des qu’un objet en référence un autre. En contrepartie de ce peu
de finesse, ces dépendances sont déterminées sans I’intervention du programmeur. En
outre, une tache Athapascan-1 ne peut pas accéder aux résultats produits par une tache
fille qu’elle lance. Ici, au contraire, I’asynchronisme se faisant au niveau des appels de
méthode, la récupération du résultat d’un appel de méthode, méme asynchrone, est évi-
demment possible.

Bien que la validation des bouquets d’activations puisse étre davantage formalisée,
cette notion de bouquet constitue une base intéressante pour la mise au point d’un me-
canisme transparent d’appels de méthode asynchrones puisque le programme concurrent
respecte la sémantique séquentielle. Cependant, nous avons vu section 4.4.1 page 101
les limites de I’asynchronisme transparent, en particulier en ce qui concerne la gestion

2pour faciliter les choses, on suppose ici que le programme n’a pas recours aux processus légers. Ceci
nous évite de gérer le cas d’un objet utilisé par plusieurs processus légers qui changerait d’activation. On
risquerait alors, aprés transformation, d’avoir un objet activable utilisé par plusieurs processus légers, ce
qui est contraire a la définition 5.8 page 118.
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des exceptions. C’est pourquoi nous privilégions la mise au point d’une plate-forme dont
I’asynchronisme soit explicite. La syntaxe précise du langage associé doit étre définie
mais le principe est celui d’une syntaxe prenant en compte les spécificités de I’asynchro-
nisme — pas d’exception levee au moment d’un appel de méthode ; récupération d’un
futur — mais d’une sémantique correspondant a une exécution séquentielle. Ainsi, cer-
tains appels seront effectivement asynchrones tandis que d’autres resteront synchrones,
soit pour des raisons de sémantique — appelant et appelé situés dans la méme activation —
soit pour des raisons pratiques d’adaptation a la plate-forme sous-jacente — nombre li-
mité de processeurs. Le degré de concurrence est laissé a la discrétion de la plate-forme
d’exécution sans impact sur la sémantique. En ce qui concerne la synchronisation entre
appelant et appelé et I’utilisation du résultat d’un appel asynchrone, on peut noter que les
bouquets d’activations permettent d’envisager I’utilisation anticipée de résultat plutét que
I’attente par nécessité. En effet, le résultat d’une méthode appartient toujours a I’activa-
tion de I’appelé, tout comme le résultat d’une méthode appartient au vat de I’appelé dans
la plate-forme E (Cf. section 4.2.3 page 98). Il est donc possible de soumettre les appels
au futur résultat vers cette activation sans attendre le résultat lui-méme.

La transformation de programme que nous avons décrite en 5.5.2 page 158 établit
une correspondance entre activation et objet activable. Selon la définition 5.8, un seul
processus léger ne doit pouvoir accéder a un objet activable depuis I’extérieur de son
sous-systeme. Il en est donc de méme pour une activation : un seul processus Iéger ne doit
pouvoir accéder aux objets d’une activation depuis I’extérieur de cette derniére. Cepen-
dant, une activation peut utiliser, en interne, plusieurs processus légers. Supposons que ce
soit le cas et que I’objet o d’une activation A soit utilisé par deux processus légers internes
a A. Si on applique une des regles permettant I’évolution dynamique des bouquets d’ac-
tivations que nous avons décrites section 5.5.1 page 153 alors, cet objet o pourrait passer
dans une autre activation que A. Dans ce cas, I’activation destinataire pourrait bien étre
utilisée, par la suite, par les deux processus légers qui utilisent o. Le respect du critére
d’activabilité ne serait donc plus garanti. C’est pourquoi nous pensons que cette plate-
forme ne doit pas permettre la programmation a base de processus légers.

Asynchronisme fonctionnel

Pourtant, I’asynchronisme est parfois une fonctionnalité nécessaire a I’application et
dans ce cas il faut qu’il puisse étre exprimé par le développeur. C’est le cas par exemple
lorsqu’un serveur doit gérer plusieurs connexions simultanément. La syntaxe que nous
proposons est asynchrone mais la sémantique est celle d’une exécution séquentielle et
aucune garantie ne peut étre fournie sur I’exécution asynchrone ou non d’un appel de
méthode. Il est donc nécessaire de proposer un mécanisme pour I’asynchronisme expli-
cite. Celui-ci doit permettre au développeur de spécifier que certains appels de méthode
doivent étre effectués de facon explicitement concurrente, mais également garantir que
cette concurrence est conforme au principe des bouquets d’activations. La seule situation



162 CHAPITRE 5. ACTIVABILITE ETENDUE ET BOUQUETS D’ACTIVATIONS

dans laquelle un appel ne doit pas é&tre concurrent est lorsqu’il existe un cycle entre I’ap-
pelant et I’appelé puisque dans ce cas, par définition des bouquets d’activations, ceux-ci
ne pourront pas étre placés dans des activations distinctes. Ils seront forcément dans la
méme activation et, par conséquent les appels entre eux synchrones. Le compilateur de-
vra donc pouvoir Vérifier I’absence de tels cycles afin de garantir que I’appelé pourra étre
dans une activation distincte de I’appelant. Cette vérification doit étre syntaxique afin que
le développeur puisse maitriser facilement ce mécanisme. On peut, par exemple, envi-
sager la définition d’une construction particuliére du langage permettant d’effectuer des
appels explicitement asynchrones sans aucun moyen d’obtenir une véritable référence sur
I’appelé. Cela garanti I’absence de cycle entre appelant et appelé.

Aide a la gestion de I’indépendance des données

L’asynchronisme dans les bouquets d’activations est conditionné par la forme du
graphe d’accessibilité et en particulier par le partage des objets dans I’application. Cela
garantit la cohérence des données mais peut parfois limiter I’asynchronisme possible in-
utilement. C’est par exemple le cas dans ces deux situations : I’utilisation par le dévelop-
peur de références superflues; le partage de données de grande taille entre objets fonc-
tionnellement indépendants. Dans le premier cas, on peut considérer qu’il s’agit d’une
erreur de programmation et il est envisageable de fournir au développeur un outil de type
débogueur lui permettant de savoir, pour chaque appel effectué, s’il peut étre fait de fa-
con asynchrone ou non et, si non, en raison de quelle dépendance. Cependant, I’effet de
certaines des régles que nous avons définies section 5.5.1 page 153 est difficile a prévoir.
C’est le cas de la regle 5 page 158 qui peut aboutir a des bouquets d’activations différents
selon I’ordre dans lequel elle s’applique. Des regles de ramasse-miettes plus claires et
plus systématiques doivent étre définies si on veut proposer au développeur ce type de
débogueur et si on souhaite qu’il ait la capacité de s’en servir.

Le second cas s’applique par exemple a la modélisation d’une matrice de grande taille
par un tableau. Toutes les opérations sur cette matrice partageront ce tableaux et seront
donc effectuées de fagon séquentielle. Pourtant, les lignes de cette matrice sont indépen-
dantes les unes des autres et les colonnes également. Il serait alors intéressant pour une
bibliothéque de ce type de pouvoir déclarer spécifiquement I’absence de partage sur cer-
taines de ses données internes. Une matrice pourrait alors étre modélisée comme une liste
de lignes et de colonnes, toutes partageant le méme tableau mais indiquant explicitement
que ni les colonnes ni les lignes ne partagent de données entre elles.

Co(t de mise en ceuvre

Ces deux éléments évoqués, d’autres questions d’ordre technique sont soulevées par la
mise en pratique des bouquets d’activations. Quel est le colt de la gestion des activations,
du déplacement d’un objet d’une activation vers une autre ? Lorsqu’un objet est déplacé
dans une activation, cela modifie la fagcon dont ses méthodes seront appelées, la ou les
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file(s) dans la(les)quelle(s) les appels devront étre stockés. Comment ce changement dans
le fonctionnement des appels de méthode sur un objet donné peut-il étre pris en compte ?
Enfin, quel type d’infrastructure faut-il mettre en place pour permettre une gestion efficace
des appels asynchrones ? Le mécanisme des références asynchrones proposé au sein de
la plate-forme Mandala [135] et en particulier le chainage de références nous semble étre
une piste pertinente pour la modélisation d’appels traversant plusieurs activations et pour
le développement d’un prototype.

5.6 Conclusion

Dans le cadre de la prise en charge de la latence dans les systemes distribués, nous
nous sommes intéressés ici a la propriété d’activabilité qui permet d’identifier les objets
d’un programme qui peuvent étre rendus actifs, au sens ProActive du terme, sans modi-
fier la sémantique du programme. Nous avons propose la propriété d’activabilité étendue
section 5.3 page 118. Le respect de cette propriété par un objet dépend autant de I’objet
lui-méme — ne pas conserver de référence sur les resultats retournés par ses méthodes —
que du contexte dans lequel cet objet est utilisé — un seul processus léger appelant et
I’appelant ne conserve pas de référence sur les arguments transmis. Nous avons prouve
la validité de cette propriété grace au w-calcul. Dans le cadre du placement d’objets dans
un systeme distribué, les objets activables peuvent constituer des unités de distribution
intéressantes a étudier, les communications entre objets distants devenant asynchrones.

La propriété d’activabilité, méme étendue, présente un certain nombre d’inconvé-
nients, en particulier son cote statique. Nous avons, dans un premier temps, tenté de re-
médier a cela en introduisant la notion de séparabilité en 5.4.2 page 148 qui nous permet
de faire alterner, durant I’exécution d’un programme, I’état d’un objet entre activable et
séparable. Cependant, méme dans ce cas, la possibilité d’introduire de I’asynchronisme
dans notre application est directement liée a sa structure.

Les bouquets d’activations levent cette limitation : quelque soit la forme du graphe
d’accessibilité de I’application, il est toujours possible d’y introduire de I’asynchronisme
en le structurant en bouquet (définition 5.14 page 151). La seule limite a cette remarque
est le cas des cycles puisque tous les objets d’un méme cycle doivent étre placés dans la
méme activation, ce qui évite les problémes d’étreinte fatale qui pourraient survenir sinon.
De plus nous avons vu en 5.5.1 page 153 que la structure des activations peut étre mise a
jour au fur et a mesure de I’exécution d’une application. Cela évite d’avoir a analyser le
programme préalablement, a I’inverse de I’activabilité ou de la séparabilité. Nous avons
montré la validité des bouquets d’activations en 5.5.2 page 158 qui découle directement
de la validité de I’activabilité étendue.

L’activabilité avait au départ pour objectif de contribuer a la prise en charge de la
latence dans les systemes distribués. L’étude de ce mécanisme nous a conduit a la pro-
position d’un modéle de programmation concurrente en 5.5.3 page 160. L’analyse plus
approfondie et la mise en ceuvre de ce nouveau modele de programmation deviennent des
perspectives privilégiées de nos travaux.
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Conclusion

Nous nous sommes intéressés dans ce document a cing caractéristiques des systémes
distribués que nous considérons comme fondamentales. La présentation de ces caracté-
ristiques et I’étude des pistes permettant leur gestion transparente ont fait I’objet du cha-
pitre 1. Nous avons ensuite présenté nos travaux dans le domaine de la prise en charge
de la mémoire répartie au chapitre 3 et dans celui de la prise en charge de la latence au
chapitre 5. Dans cette conclusion, nous récapitulons I’ensemble de nos contributions puis
nous revenons sur la question de I’unification de la programmation locale et distribuée.

Contributions et perspectives

Au dela de ce document de these lui-méme et de I’éclairage que nous espérons qu’il
apporte sur la question de I’unification des paradigmes de programmation locale et dis-
tribuée, les travaux menés dans cette thése constituent des contributions dans divers do-
maines.

Sécurité des codes mobiles

Nous avons participé a la proposition d’un prototype de grille de calcul sécurisée
garantissant une protection du code déployé sur cette grille par I’usage de cartes a puce
Java Card. Cette contribution originale a été brievement présentée section 1.3.2 pages 23 a
26. Nous avons également évoqué les problémes éthiques soulevés par ce type d’approche
pages 26 a 28.

On retrouvera des présentations plus détaillées de la grille de cartes a puce dans [27,
30] ainsi que dans la these de Damien Sauveron [114] et le mémoire de DEA d’Achraf
Karray [74]. Une grille composée de 32 lecteurs de carte a puces contrdlés par deux ser-
veurs de type PC a été mise en place au LaBRI. Ces travaux se poursuivent actuellement
dans le cadre de la these d’Achraf Karray.
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JToe

Le chapitre 3 nous a permis de présenter I’API JToe que nous avons proposée. La
définition de cette API est issue du constat suivant : (1) de nombreux travaux proposent
des mécanismes efficaces de transfert d’objets; (2) ces travaux ne sont pas compatibles
entre eux ; (3) ces travaux ne s’intéressent pas uniquement au transfert d’objets.

Afin d’unifier les différents travaux existant, il nous a semblé pertinent de proposer
une API qui ne s’intéresse qu’au transfert d’objets. Cette API définit un contexte de tra-
vail — implantation de I’API — permettant de se concentrer uniquement sur le probléme du
transfert d’objets. Enfin, cette APl permet la mise en ceuvre de I’ensemble des optimisa-
tions pour le transfert d’objets utilisées dans les travaux existants.

Trois versions de I’API JToe sont actuellement disponibles, deux reposent sur le mé-
canisme standard de serialization, I’une utilisant RMI pour les communications, I’autre
directement TCP. La troisiéme, que nous avons décrite en détails pages 75 a 89, exploite
des fonctionnalités spécifiques a la machine virtuelle JikesRVM et transfére directement
la représentation mémoire des objets sans copie intermédiaire.

Un certain nombre de perspectives concernant I’implantation de JToe spécifique a
JikesRVM ont été énumérées page 89, elles concernent la levée de certaines limitations
techniques. L’API JToe elle-méme devrait également étre améliorée en intégrant la notion
de transfert asynchrone qui manque actuellement.

Nous avons déja décrit cette API et ses implantations dans [28, 29]. Ces implantations
sont disponibles sous licence GPL [73]. Les développements sont encore actifs, grace no-
tamment aux contributions de Benoit Métrot qui a rédigé un mémaoire pour sa soumission
dans le cadre du Java Community Process afin d’établir un standard dans le domaine du
transfert d’objets Java basé sur JToe [97].

L’activabilité

Nous avons proposé la propriété d’activabilité que nous avons décrite au chapitre 5.
Cette propriété permet d’ajouter automatiquement de I’asynchronisme dans une applica-
tion orientée objet sans en modifier la sémantique. Cette propriété constitue une extension
de celle proposée dans la these de Romain Guider [65]. Dans une application a objets,
un objet respectant cette propriété pourra étre rendu actif, c’est-a-dire que les appels de
méthode sur cet objet deviendront asynchrones et seront traités séquentiellement par un
processus dédié. Cette transformation introduira de I’asynchronisme et de la concurrence
dans I’application sans en modifier la sémantique.

Afin de prouver formellement la validité de cette propriété, et en particulier le fait
que la sémantique de I’application n’est pas modifiée par I’activation des objets qui la
respectent, nous avons proposé une modélisation en w-calcul des objets actifs ainsi que
des objets activables. Grace a cela, nous avons pu prouver pages 127 a 145 qu’il existe
bien une bisimulation entre ces deux types de processus m-calcul et que, finalement, tout
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objet activable peut bien étre remplacé par sa version activée, sans modifier la sémantique
de I’application.

La propriété d’activabilité constitue un critére intéressant pour le développement d’ap-
plications concurrentes. Elle peut constituer un modéle de développement qui permettra
au programmeur de s’assurer de la conformité de son application. Mais nous nous sommes
également intéressés a la détection automatique des objets activables dans un programme
(pages 145 a 148). La briéveté de cette évocation ne refléte pas le temps de travail effecti-
vement consacreé a cette question — étude bibliographique, implantation, expérimentation,
etc. Cependant, elle reflete parfaitement les résultats obtenus qui n’ont pas été satisfai-
sants. Le domaine de I’analyse de programmes est un domaine vaste et complexe et qui
dépasse largement le cadre de cette these. Cependant, notre expérience dans ce cadre nous
ameéne a étre sceptique sur I’application de ce type de méthodes a ce probleme. Il semble
que I’utilisation de méthodes d’analyse statique de programmes risque de demander une
compréhension, de la part du développeur, du mécanisme d’analyse mis en jeu afin d’en
bénéficier au maximum. De notre point de vue, une telle connaissance est nettement su-
périeure a ce qui devrait étre nécessaire a I’exploitation d’un mécanisme automatique.

Une des limites principales de I’activabilité est le manque de dynamisme puisqu’un
objet activable doit demeurer activable tout au long de son existence et ne peut changer
d’état. Pour améliorer cela, nous avons introduit, page 148, la propriété de séparabilité qui
permet certains changements d’états. Malgré cela, I’activabilité et la séparabilité restent
des propriétés statiques qui sont directement liées a la structure des objets du programme.
Les bouquets d’activations levent cette limite et ouvrent de nouvelles perspectives a nos
travaux.

Nous avions déja présenté une premiére version de la propriété d’activabilité ainsi que
des expérimentations mettant en ceuvre des méthodes d’analyse statique de programmes
dans [56]. Nous avions prouveé sa validité dans [25]. La preuve présentée dans cette thése
prend en compte la notion de mobilité des objets entre sous-systemes, notion qui était
absente de la publication précédente. Nous avons décrit la notion de séparabilité dans [26]
et Christophe Popov a présenté des expérimentations basées sur cette propriété dans son
mémoire de DEA [105].

Les bouquets d’activations

L’activabilité permet I’introduction automatique d’asynchronisme dans une applica-
tion orientée objet sans modification de sa sémantique. Malheureusement, les possibilités
offertes, en terme d’asynchronisme, sont directement liées & la structure de I’application.
Les bouquets d’activations permettent de lever cette contrainte et offrent une structure
beaucoup plus souple. Nous avons décrit les bouquets d’activations a la section 5.5.

Les bouquets d’activations offrent plus de dynamisme que I’activabilité et nous avons
décrit un certain nombre de regles pour la mise a jour des bouquets d’activations au fur
et a mesure de I’exécution d’un programme qui assurent le respect de la structure en
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bouquet de I’application. Ce dynamisme supprime la nécessité d’une analyse préalable du
programme, I’asynchronisme pouvant étre introduit dynamiquement au fur et a mesure
de I’exécution et les objets étant déplacés d’un bouquet a un autre afin de respecter la
sémantique séquentielle.

La validité des bouquets d’activations repose directement sur celle de I’activabilité
étendue. Le principe est de proposer une transformation d’un programme structuré en
bouquet d’activations en un programme normal dans lequel un objet est introduit pour
représenter chacune des activations et nous montrons que ce nouvel objet est activable.

Nous décrivons les bouquets d’activations pour la premiére fois. Nous considérons
que I’étude de cette structure constitue une suite privilégiée pour nos travaux. En particu-
lier, nous souhaitons valider de facon plus formelle ce principe. D’autre part, il nous parait
intéressant d’étudier I’ensemble des possibilités en terme de dynamisme dans la structure
des bouquets d’activations. Enfin, leur exploitation de fagon transparente nous parait in-
téressante a étudier également, en particulier le mode d’expression qu’il est nécessaire
de mettre en place. Nous avons précisé quelques pistes pour la suite de ces travaux sec-
tion 5.5.3, notamment la définition d’un langage de programmation dont la syntaxe soit
asynchrone — pour permettre une gestion cohérente des exceptions — mais dont la séman-
tique soit celle d’une exécution séquentielle. Le développement d’autres outils associés
est également proposé.

Caractéristiques des systemes distribués

Le chapitre 1 nous a permis de présenter cing caractéristiques des systéemes distribués
qui nous paraissent essentielles : les pannes partielles, la concurrence, la confiance, la
mémoire répartie et la latence. Nous avons présenté différents outils permettant leur prise
en charge et nous avons examiné les possibilités de gérer ces caractéristiques de fagon
transparente.

La section 1.6 page 43 présente nos conclusions sur la gestion transparente de ces
caractéristiques. Sans parler d’unification, nous avons constaté une certaine convergence
entre paradigme de programmation locale et distribuée résultante de I’évolution des pa-
radigmes de programmation locale et de I’adoption, en leur sein, de mécanismes tels que
les processus légers ou encore les modéles de cohérence mémoire relaches.

Plus généralement, nous avons établi qu’une gestion transparente de ces caractéris-
tiques était possible mais avec un certain nombre de limites : gestion sous-optimale des
pannes partielles; compatibilité entre le modele mémoire local et un modele mémoire
relaché pour mémoire virtuellement partagée ; confiance dans les machines exploitées
pendant I’exécution ; limitation des acces aux ressources de I’application.
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Unification des paradigmes de programmation locale et
distribuée

En introduction, nous avons défini I’unification de la programmation locale et distri-
buée de facon utopique comme la possibilité de réaliser des programmes selon un para-
digme de programmation locale et qu’ils puissent s’exécuter de facon optimale quelque
soit le modéle choisi, d’exécution locale ou distribuée. Autrement dit, les caractéristiques
specifiques aux systemes distribués sont masquées au niveau du langage et leur gestion
est reportée au niveau de la plate-forme d’exécution.

L’objectif d’un tel masquage est de fournir une plate-forme qui prenne en charge de
fagon automatique les caractéristiques d’un systéeme distribué. Ainsi, on peut conserver les
applications existantes et les exploiter dans un contexte distribué sans changer ni le code,
ni les habitudes de programmation. Cependant, ce type d’approche se heurte rapidement
a un certain nombre de limites que nous avons déja évoqué section 1.6 page 43.

Tant qu’on ne s’intéresse qu’a des applications existantes, ces limitations peuvent étre
acceptables si le fait méme de la distribution apporte un intérét sur un aspect ou un autre.
Dans ce cas, pour un effort de programmation nul, on obtiendra une exécution distribuée
de I’application et, pour peu que cette distribution apporte un gain quel qu’il soit, on peut
considérer le masquage et sa réalisation comme satisfaisants.

On peut faire le paralléle ici avec les expérimentations que nous avons décrites sec-
tion 5.4.1 page 145 ayant pour but d’utiliser I’analyse statique de programme pour dis-
tribuer une application locale. On obtient alors une application distribuée sans efforts
supplémentaires de programmation. Cependant, dans toutes ces expérimentations, I’uti-
lisateur peut intervenir sur les résultats produits par I’analyse afin d’influencer la distri-
bution de I’application. En effet, il parait raisonnable de penser que, rapidement, il va
souhaiter modifier son programme de facon a améliorer les résultats fournis par la plate-
forme. Dans ce cas, il ne s’agira plus d’une application existante exécutée gratuitement
de facon distribuée mais bel et bien d’une application prévue pour ou influencée par un
modele d’exécution distribué. Dans ce cas, ce dont aura besoin le développeur, ce n’est
plus d’outils qui lui masquent les caractéristiques d’un systeme distribué mais d’outils qui
lui permettent, au contraire, de les prendre en charge le plus facilement possible tout en
lui offrant un certain nombre de garanties.

Nous avons vu section 2.2.3 page 60 que certaines plate-formes pouvaient masquer
les caractéristiques d’un systeme distribué — il s’agissait dans ce cas de la mémoire répar-
tie — uniquement sur le plan syntaxique, en laissant a la charge du développeur la prise en
charge des consequences sémantiques de ces caractéristiques. A I’inverse, nous pensons
qu’une plate-forme doit, soit totalement masquer au programmeur I’ensemble des carac-
téristiques d’un systéme distribué — nous avons présenté des pistes pour cela section 1.6
page 43 — soit lui proposer des outils qui facilitent leur prise en charge explicite et lui
permettent d’agir en connaissance de cause.
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C’est cette derniere approche qui nous parait, aujourd’hui, la plus réaliste et vers la-
quelle s’orientent nos recherches, par exemple avec les bouquets d’activations dans le
cadre desquels nous souhaitons proposer une syntaxe explicitement asynchrone.
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