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RESUME. Beaucoup d’applications générent en cours d’exécutioparallélisme de maniére
non prévisible. Il est alors nécessaire d'utiliser deshieiques dynamiques d’ordonnancement
pour obtenir des exécutions efficaces. Nous considéedams cet article, le probléme de I'or-
donnancement d'une application qui généere dynamiquéemies taches de durées inconnues
ayant des relations de précédence. En particulier, retuslions les surco(ts dus a I'ordonnan-
cement d'un tel programme dans le modele PRAM. Deux estgeront analysés : l&gularité

de I'application qui mesure le travail minimal pour I'ordoancer et I€acteur de compétitivité
de I'algorithme d’ordonnancement qui mesure la qualitd’delonnancement calculé.

ABSTRACT. For many applications, parallelism is generated duringax@n. Dynamic sche-
duling is then critical to guarantee an efficient executidfe consider the problem of scheduling
an application that dynamically generates tasks of unkndwmation with precedence relations.
We focus on the overhead related to scheduling such a programPRAM, considering two
aspects: theegularityof the application which measures the minimal work to scledwand
the competitive ratioof the scheduling algorithm which measures the quality efgrformed
schedule.

MoTs-CLES: algorithme irrégulier, ordonnancement en-ligne, régfion dynamique de charge,
parallélisme.
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1. Introduction

Une application parallele dynamique est caractérisée par un comportement fo
ment dépendant des données en entrée. De maniéere générale, ni le gragfeede p
dence des taches séquentielles effectuées lors de I'exécution, ni laldwrégtaches
ne peut étre déterminé avant la terminaison de I'exécution.

Une telle application nécessite donc un mécanisme de régulation ayree
charge qui calcule un ordonnancement des taches. Afin que I'exécution gickap
tion soit efficace, I'algorithme d’ordonnancement doit satisfaire legredtsuivants ;

— le surco(t lié au calcul (dynamique) de I'ordonnancement doit &gégeable
devant le temps global de I'exécution parallele. Ce surcot est mgsurla
réqgularit de I'application [18].

— l'ordonnancementréalisé doit étre aussi prés que possiblerdetinancement
optimal. Le surco(t de I'algorithme d’ordonnancement peut étre red27]
par sacomggtitivité (notion introduite de maniére plus générale dans le contexte
des algorithmes en-ligne [28]).

Dans cet article, nous analysons ces deux criteres dans le cadre du modele F&RAM [
Malgré le fait que le calcul d’un ordonnancement optimal d’un graphe&ecpence
de taches de durées connues soit un probl&fRecomplet, il est possible de calcu-
ler, par un algorithme en-ligne, un ordonnancement qui est a un facteuacbds
I'optimal méme lorsque les durées sont inconnues.

Les algorithmes dynamiques d’ordonnancement peuvent étre classés difiigant
rents criteres [7]. La difficulté est alors d’évaluer leurs performarizesx approches
complémentaires doivent étre considérées. D’une part, des exp&toraipeuvent
eétre utilisées dans le but de justifier un algorithme d’ordonnancepwoem une cer-
taine classe d’'applications sur une machine donnée [31]. D’autreypeatétue de
complexité par rapport a un modele théorique de machine, quetodas@ un cadre
statique [5, 12] ou dynamique [27, 24, 14], permet d'évaluer ih@ement une classe
de stratégies de régulation. Cet article se situe dans ce derniexteonte

Organisation de l'article. Dans la seconde partie, nous rappelons les définitions
d’efficaciéet d’extensibilie (scalability) d'un algorithme [22]. Mais ces définitions ne
prennent pas en compte les surcolits dus au routage des données (les catwnghi
et a 'ordonnancement des taches. Nous étudierons donc les relationsentieux
problemes: de leurs analogies nous proposons la définitiprotileme de I'eicution
parallele[18] comme une extension du probleme du routage [30] et du prabtfem
I'ordonnancement.

Le travail total nécessaire pour ordonnancer un algorithme est mesusagom-
plexitt d’ordonnancemergui peut étre majorée par le nombre de taches engendrées
au cours de I'exécution. De cette définition nous proposons aloesdlbrégularite
d’un algorithme comme étant le rapport entre le nombre total daijuérs effectuées
et sa complexité d’'ordonnancement. Nous illustrons cette notioahesix algorithmes
paralleles dérivant de I'algorithme de tri-rapide(quick-sort).



Dans la quatrieme partie, nous rappelons les définitions des grandeulspa-
lyse des performances des algorithmes en-ligne. Dans le paragraphe 4 %raou
sentons des résultats concernant les algorithmes d’ordonnancementegi2-figtun
résultat important est qu’un algorithme d’ordonnancement du ¢ygleuton » pos-
sede un facteur de compétitivité optimal par rapport & une largeeatbalgorithmes
d’ordonnancement.

Afin d’obtenir en pratique de meilleures bornes sur les complexitésstiné-
cessaire de considérer une classe plus restreinte d’algorithmes. Leaphed.4
présente un algorithme d'ordonnancement d’un ensemble de tachegrnddapes
de durées inconnues ayant un factéur ¢) de compétitivité pour tout algorithme
PRAM efficace, extensible et de régularité polynomiale. Ce résulipiplue aux
algorithmes paralléles de tri-rapide présentés auparavant.

Nous concluons cet article par la présentation générale du modelegtama-
tion parallele de la bibliothequeTAPASCAN-1 développé au sein du projet APACHE.
ATHAPASCAN-1 est une bibliotheque C++ avec laquelle le parallélisme d'une-appli
cation est exprimé dynamiquement par la construction d'un grapteeHedavec des
relations de précédence. L'algorithme de tri-rapide étudié dansis&me partie a été
programmeé dans cet environnement: nous présenterons ses performandesaat ut
deux techniques d’ordonnancement dynamique.

2. Desalgorithmes paralélesa I écriture de programmes portables

L'écriture d’'un programme parallele portable qui calcule la sotutiain probleme
donné passe par la construction d’un algorithme paralléle dans delexde machine
abstraite. Plusieurs modeles ont été proposés dans la littéfadutz 30]. Parmi eux,
le modele PRAM [13] (ainsi que ses variantes) est le plus utilis& [@oconstruction
d’'algorithmes paralléles.

L'algorithmique paralléle [10, 21, 20] vise la construction, ddes modéles théo-
riques tel que le modele PRAM, d’algorithmes a la fois trés pelesi{.e. exten-
sible ou avec unfacteur d’acé&lération polynomigl et efficace(i.e. d’inefficacié
constantg[22]. De tels algorithmes sont succeptibles de conduire a une iragilam
performante sur une architecture parallele.

Plus précisément, soR,, un probleme ef;(n) le temps du meilleur algorithme
séquentiel calculant la solution pour n’'importe quelle instance te tedleP,,. SoitA
un algorithme paralléle qui résof, en temps parallel&,(n) surP(n) processeurs.

L'algorithme A est dit defacteur d’acé&lération polynomia[21] (ou extensiblg
s'il existee < 1 tel que:

T,(n%) = O(T,(n))
Soit H (n) le nombre d’'opérations effectuées pafsans compter les opérations vides,
i.e.lesnop). H(n) est borné paW (n) = T,,(n)P(n), le travail de l'algorithmeA.

La notion d’inefficacité permet de caractériser le surco(t du travail algorithme
parallele par rapport a son équivalent sequentigst dit d’inefficacité :

— constantd A est ditefficacd si et seulement si:
H(n) = O(Ts(n)) .



— poly-logarithmiquesi et seulement si:

H(n) = O(T,(n) 102" (T,(n)))

— polynomialesi et seulement si:
Hn) = O(Ts(n)ql))

Exemple.La classe de complexi& est I'ensemble des problemes pour lesquels il
existe un algorithme parallele d’inefficacité constante et de facteur&é&retion po-
lynomial. Tout probleme de la clas§@ admet un algorithme paralléle qui est efficace
donc intéressant en pratique. Considérons par exemple I'élimndédGauss. Bien
que le probléme soit dans la clas§&, une version paralléle de I'algorithme séquen-
tiel qui effectue des éliminations sur les colonnes permet de construakgarithme

de complexité parallele® en temps aves processeurs. Cet algorithme, bien que non
poly-logarithmique en temps.€. non dans\C), est dans la class®P et d’un grand
intéerét [12] en pratique.

Le probleme principal provient de I'écriture d’un programme patalassocié a
un algorithmeoptimal d’un point de vue théorique. Pour une architecture parallele
donnée ce probléme revient a majorer les surcolits des communiatambordon-
nancement: le surcolt des communications est di a la difficulté desimfficace-
ment le modele PRAM sur une architecture réelle ; le surcolt dediordncement
est, comme nous allons le voir au paragraphe 2.2, di a la difficelt@pplication
pratique du principe de Brent.

2.1. Communication : cefinition de la localité

Il est possible de caractériser le surcoit des communications ggias 'd’'un al-
gorithme en définissant la notion fealité (locality ou gross locality, i.e. le rapport
entre la complexité des calculs et la complexité des communication&fprogram-
mation des algorithmes non locaux nécessite des réseaux de communidziae a
performance. Aussi longtemps que le surcolt des communicationsgaifecatif sur
les architectures paralleles actuelles, en d'autres termes aussi longtempsripie le
dele PRAM ne sera pas simulé efficacement, I'obtention d’algorithmésrpeants
passera par la maitrise de la localité.

La notion de localité peut aussi &tre utilisee comme notion&ljularite. En effet,
les algorithmes paralléles qui ont des schém@piliersd’acces a la mémoire sont
plus facilement programmés de maniere & minimiser le colt des coroationis. De
ce point de vue, plus un algorithme est local, plus il est régulier. Rasézuence,
un critere important pour définir I'irrégularité d’un algoritle est I'irrégularité des
schémas de communication qu'il entraine [11]. Cette notion de técadt reliee au
fait que les modeles de calcul parallele permettent de distinguer les taxbakdl et
celles de communication [29].



2.2. Ordonnancement: d&finition de I'irr égularité

La gestion des taches est un probléeme important pour obtenir desieréaaffi-
caces de programmes paralleles. Par exemple, le calcul de solutions optioualde p
problemes de référence, tel que la numérotation des éléments diengsi ranking),
peut reposer entierement sur le calcul d’'un ordonnancement de taches [9].

Plus précisément, le principe de Brent [6] affirme que tout programanallele
synchrone effectuant opérations en tempspeut étre ordonnancé spiprocesseurs
pour étre exécuté en temps/p| + t. Néanmoins, le principe de Brent ne prend pas
en compte le surcolt du calcul d’'un tel ordonnancement. Sa démonsgstibasée
sur l'indexation des opérations exécutées (de maniere synchrome pargramme
parallele) par rapport a leur profondeur dans le graphe de précédencé&atihe
allocation cyclique (modul@) des opérations permet alors, sans surcolt, d’obtenir
I'ordonnancement désiré des taches du programme.

Cependant, dans le cas ou le graphe de précédence associé a une irsfance d
entrées ne peut étre déterminé que par I'exécution du programndeXation des
opérations ne peut plus étre calculée sans un surco(t important.

Dans ce qui suit, nous considérons les deux criteres suivants paueéle sur-
colt d’'un ordonnancement:

— laqualitede I'ordonnancement: sur une machine parallele donnée, cette qualité
est évaluée par la comparaison par rapport au meilleur ordonnancement sur cette
méme machine, ou bien par le facteur d’'accélération par rapport au meilleur
algorithme séquentiel.

— le colit du calcul de 'ordonnancement. Ce colit est lié au nombre de taches
engendrées dans I'exécution du programme parallele et peut &tre &Fialis
le définition de lirr égularite [18].

La prochaine partie, basée sur [18], concerne la définition der#plexié d’or-
donnancemerntt’'un programme donnég, qui permet de donner une borne inférieure au
co(t de calcul d'un ordonnancement indépendamment de sa qualité.

3. Ordonnancement et irrfegularité

Rappelons les définitions introduites dans [18]. Le modele de magarallele
gue nous considérons est composé d’un ensefllep processeurs. Un processeur
posséde une mémoire locale, peut communiquer avec d’autres procesSemess
une mémoire globale et exécute séquentiellement un flot d'instrudians ce mo-
dele, nous considérons qu’un programme parallele est composesemble” de
taches prenant en entrée une donn@&in ensembleX. SoitO le sous-ensemble de
T x X des couplet, z) tel quet s’exécute avee comme entrée.

3.1. Probleme de I'execution parallele

Généralement, le surcolt dii aux communications est formalisé paothé&me
de routage de dorées(on parle aussi’ordonnancement des a&s en rdBmoird. Le



surcoltdl a la gestion des taches est formalisé quant a lui pat&me d’ordonnan-
cement desiiches Nous faisons abstraction de ces deux problemes en considérant le
probleme de I'ekcution paralklequi donne une solution a la fois au probleme du rou-
tage et a celui de 'ordonnancement. La qualité de la solution dugerabdu routage
détermine le temps nécessaire pour simuler une machine PRAM par uaenagtiine
modélisant les communications, comme, par exemple, dans les modeles REM [2
LPRAM [1], ou XRAM [30].

En suivant le formalisme proposé dans [30], nous définissqrsideme de I'eg-
cution paralkle, notePEP, de la maniere suivante. UREP est un coupléP, S), ou
S est unsequenceu(i.e. schedulgrqui manipule des objets da@ks Un PEPinitialisé
est un quadrupletP, S, Z, D), ouZ est la spécification des entrées, une applica-
tion deO C T' x X dansP x P qui indique ou sont initialement placées les données
ainsi que les taches. De la méme mani@regst la spécification en sortiee. une
application d&? C T x X dansP qui détermine sur quels processeurs sont exécutées
les taches d& et ou sont acheminées les donnéeXde

De plus, nous supposons que les taches sont indivisibles et queckespeur qui
débute I'exécution d’'une tache I'exécute jusqu’a sa termimaiSela signifie que nous
n'autorisons pas dans notre modeéle la migration de tache (voisajeel'article [4]
pour une discussion détaillée). Ce choix n'est pas restrictif puisguache peut tou-
jours étre decomposée en une succession de taches élémentaires, claatemngén-
drée a la fin de la précédente.

Les problemes de routage et d’'ordonnancement sont souvent consigigaes-s
ment mais présentent, au moins d’un point de vue théorique, desgiégsemblables
et sont résolus par des techniques similaires.

Le probleme de routage est un sous-problemEBRIorsque les objets manipu-
lés sont uniguement des données,O = X. Le séquenceus gere les transferts de
données (ou de maniéere équivalente les accés en mémoire). Les donnéderson
découpées en paquets et communiquées selon une certaine politiques[30fchit
des communications peut étre assimilé au colit des communications edffe¢tur
une machine réelle les réseaux ont une certaine bande passante, ou bien las acces
une mémoire commune peuvent étre quantifiés). Habituellement, auoadiso’est
associé au calcul des spécificatioghet D. En effet, quand le probleme de routage
est considéré, ces spécifications sont connues. Le probleme de roatadgsrp ré-
solu avant I'exécutiondff-line) ou pendant I'exécutionof-line). L'exécution d'un
programme est généralement une succession de phases de calcul et de synchroni
sation [29], ou bien ces phases peuvent étre exécutées de maniere asypthjon
Chaque phase de synchronisation peut étre exprimée par des schamtaséstrde
communication (diffusion, réduction, permutation...) ou bien stoucturés.

De méme, le probleme d’'ordonnancement est un sous-problefE@pour le-
quel O = T, I'ensemble des taches. Le séquencBust chargé de I'exécution des
taches générées par le programme. |l est composé d’estimateurs quemé&saharge
de la machine et d'une politique qui décide de la date d’exécutior diatfecta-
tion des taches [32, 7]. Habituellement, et a la difference du probtknmeutage, le
surcolt de I'ordonnancement comprend non seulement le colit de gestid@cties



(création, affectation) mais aussi celui de I'estimation de la charge fLH ¢réa-
tion des taches les spécifications des entrées et des sorties sont dégesalciitte
dualité permet de définir Iirrégularité d'un programme commedit de I'ordon-
nancement: plus un séquenceur travaille, plus I'algorithme est lreedLe probleme
de I'ordonnancement peut lui aussi étre résolu avant exécutionroadcement sta-
tique) ou pendant I'exécution (régulation dynamique de charge dagede charge).
L'exécution d’'un programme se décompose en une succession de phasdsutle
et d’ordonnancement [9] ou bien les phases peuvent étre exécutées de rasynere
chrone. Comme pour le probléme de routage, les schémas associés pduevert
guliers (par exemple des taches de durées unitaires sont a un instagtalcepartir
sur les processeurs), ou irréguliers si les taches créées dynamiqsemsthd durées
inconnues et diverses.

3.2. Surcalt dd a I'ordonnancement et irrégularité

Dans cette partie, nous nous intéressons essentiellement aux surcaiastpen
I'exécution d’un programme. Les surcolts dus aux communicationS@dannan-
cement sont a considérer ensemble : le premier correspond au transferndéssjo
le second au calcul des spécifications (créations, affectations des taches)abans |
ticle [25], la localité d’un probleme est le rapport entre le triparalléle du meilleur
programme PRAM qui le résout et la complexité des communicationdesix pro-
cesseurs. Pour peu que nous soyons en mesure d’expriocenfzexié d’ordonnan-
cementd’'un programme, il sera alors facile d’exprimer, de la méme maniere, so
irr égularite en pire cas.

Le modele de machine parallele que nous utilisons est celui giiRAM (CREW
PRAM avecp processeurs). Dans ce modele, le parallélisme est classiquement ex-
primé par l'instruction :

for all z€ Xin parallel doinstruction(x)

qui affecte a chaque élementle X le processeur d'indicende(z) qui est uniguement
déterminé, en temps constant, a partirde

Au lieu de généraliser l'instructioffork [16, 2], nous considérons qu’un pro-
gramme engendre du parallélisme grace a l'instruction suivante :

for all teGin parallel doschedule(t)

ou G est un graphe de précédence qui spécifie les taches a exécuter, ces tathes étan
soumises a des relations de précédence. L'exécution de cette imstroatisiste a
repartir les taches d& surp processeurs de maniere a ce que le temps d’exécution soit
optimal L'instructionschedule est donc un oracle calculant une solutiorpanbleme
de I'ordonnancement d’'un grapheotéPOGpar la suite. Ce probléeme peut &tre défini
ainsi:
entrée : p un nombre de processeurs(étun graphe orienté sans cyclBAG) ayant
#G nceuds. Chaque nceud@est une tache. Une tache est un programme pou-
vant s’exécuter sur un processeur et pouvant contenir d’autres instiaichio



typescheduleLa longueur d'une tache est son temps séquentele nombre
d’'unités de temps nécessaires a I'exécution de la tache, ainsi quacthes t
gu’elle génére, lorsqu’un ordonnancement séquentiel est utik&egon sur
un processeur). Le graphe peut ne pas étre connu avant I'exécutioretechpl
programme, mais il est indépendant de la maniére dont une tache estando
cée, en particulier lorsqu’elle contient des instructions du sgheedule

sortie: Ly (G) le temps d’exécution optimal d& surp processeurs.

Insistons sur le fait qu’une tache peut contenir des instructiotsatehement et
du typeschedulec’est a dire qu’une solution &ROG permet I'ordonnancementd’un
programme paralléle pour lequel le graphe de précédence est inconnu.
Considérons comme sous-probléme celui pour lequel chacune des tacies de
est séquentiellel.e. ne contenant pas d'instructions du typehedulg et de durées
connues. Dans ce cas, résoudre une instan&Odbiest un problemgd/P-complet et
décider siL;(G) est égal a un nombre entier donnéesi\V’P-complet [17].

Complexité d'ordonnancement. Soit A un programme parallele (contenant des
instructions du typechedul® qui calcule la solution d’'un certain problerfie Pour
toute entrée: de taillen, I'exécution ded engendre un DAG7,, qui contient au plus
#@G, taches séquentielles.

Soit H(G,) le nombre d’'opérations exécutéeslétG,) la longueur d'un che-
min critique deG,.. Alors, H(G,,) est la somme des longueurs des tachds" &)
est égal au temps parallele minimal pour I'exécutiorGdesur un nombre infini de
processeurs.

Considérons maintenant I'exécutiondevec en entrée sur unep-PRAM. Nous
avons alors I'encadrement suivant pdi(G.) :

Une borne inférieure pour le calcul séquentielRIDG est#G,.. De plus, puisque
gu’aucune information n’est connue quant a I'ordonnancement optimallégbar
I'oracle, toutes les instructiorschedulgpeuvent étre exécutées sur le méme proces-
seur lorsque = O(1). Nous supposerons donc que le codt du calcul de I'ordonnan-
cement par I'oracle egtG,,.

Définition 1 . Lacomplexité d’ordonnancemed¢ A, no€ o (n), est le nombre maxi-
mum de&ches pour n'importe quelle erex de taillen :

o(n) = max{#G,/ |z |=n}.

SoitT; () le temps parallele optimal de I'exécution guprocesseurs dd avec
x en entrée, en considérant a la fois le temps d’exécutjgm) de I'ordonnancement
optimal et la complexité d’ordonnancement qui est une borne infériau temps
nécessaire pour calculer un tel ordonnancement quelque soit la longueachies t
Notons H(n), L*(n), Ly(n) et T, (n) les valeurs en pire cas associées a toute
entréez de taillen. Une borne inférieure au temps d’exécution paralléle, en incluant



a la fois le temps d’exécution de I'ordonnancement optimal et son gadeuloracle
du séquenceur, est:

T,(n) 2 Max([H(n)/p], L*(n)) + o(n) (2]

SoitTs(n) le temps du meilleur programme séquentiel calculant une solution de
‘P. En pratique, les programmes paralleles qui sont a la fois extensibéfBcaces
sont dan€’P et vérifient:

T, (n) = O(Ts(n)) ,
{ 51 L) = T () =]

Considérons un tel programme dafi3, nous avonsH (n) = O(Ts(n)), et [2] se
réduita:

po(n) = O(H(n)) [4]
Un programmeA ayant un facteur d’accélération polynomial implique qligoeut

théoriguement étre exécuté efficacement avec un nombre polynomiackspeurs,
donc queH (n) /o (n) = n*Y),

Définition 2 . Larégularité en pire cgfn) d’'un programme utilisant des instructions
du typeschedule est le rapport entre le nombre d’épationsH (n) nécessaires son
execution et sa complexéitd’ordonnancement:

a(n)

p(n) = ]
De méme que pour la localité [25], les programmes dans notre mddédalcul
peuvent étre classés relativement a leur régularité :

Deéfinition 3 . Un programme est dit:
— irréguliersi et seulement gi(n) = O(1),
— log-régulierssip(n) = log®Y H(n),
— poly-régulier(ourégulie) ssip(n) = H(n) D,

De telles définitions s’appliquent d’avantage aux programgnes pratique»
gu’aux problemes. Un programme efficace et dynamique, qui peut facilement &étr
écrit en utilisant de 'ordonnancement dynamique, est irrégulieusiigation du sé-
guenceur contribue de maniéere significative a son efficacité. Récipremietaut
programme qui inclue son propre séquenceur est régulier puisgieensgi une ins-
truction schedule est exécutée initialement pour démarrer le programme sur chacun
desp processeurs.

Par exemple, considérons le calcul d'UnET surn points facilement programmé
avec une irrégularité Q) en intégrant le séquenceur dans le programme. Si nous
supposons que les colits des opérations élémentaires sont incommuegramme



avec placement statique sera inefficace a cause du nombre important desigachr
tions inhérentes a I'algorithme. Considérons maintenant le pnogre qui construit
le graphe de précédencg, du calcul de laF F'T' (qui ne dépend que de) et qui
exécute l'instructioschedule(G,,). Puisquer(n) = nlogn, ce programme est irré-
gulier mais son exécution sera efficace.

3.3. Exemple du tri-rapide parallele

Considérons une variante de I'algorithme de tri parallele prepasReischuk [26].
Cet algorithme peut &tre vu comme une généralisation du tri-rapgleestiel [20].

SoitT' un tableau contenantéléments a trier. L'algorithme commence par choisir
k — 1 eélements pivotsk = /n) et les trie. Dans 'algorithme original, cette étape est
réalisée en paralléle surprocesseurs, mais par souci de simplicité nous utiliserons
un algorithme de tri séquentiel.

Soitpy = —o00,p1,.-.,Pk_1,Pk = +00 les pivots triés : deux pivots consécutifs
(pi, piy1) définissent un saB;, 0 < i < k. Chaque éléement deT est associé a un
sacB; tel quep; < z < p;41. La détermination du sac associé &st calculée en
paralléle en utilisant un processeur par élément.

Le tri deT peut alors étre calculé en parallele en utilisant pour chacun des sacs un
algorithme de tri qui est soit sequentiel (not€"), soit recursif (notéd ().

Pour chacun des deux algorithmes, l'irrégularité dépend du nomiypérdtions
exécutées dans l'algorithme de tri séquentiel. Si I'algorithme esi del tri-rapide
(quick-son}, alors pour chaque algorithme, les nombEES) (n) et H®)(n) d’opéra-
tions exécutées sont encadrés par:

n<H9(n)<n? i=1,2.

La complexité d’ordonnancementde I'algorithrd€) est bornée pde+1 puisque
seule une instructioschedule est exécutée avee+ 1 taches. Donc la régularité en
pire casp'™) (n) de AW, qui dépend du tableau en entrée, est encadrée par:

n1/2 S p(l)(n) S n3/2

doncA™M est regulier.

Pour I'algorithmeA(?), la découpe récursive est exécutée jusqu’a ce qu'il ne reste
plus qu’'un élément par sac. Donc sa complexité d’'ordonnancemetit€¢h,). L'al-
gorithme est de régularité :

PP (n) =1

et A estirrégulier.
3.4. Autres ogerations autorisees

Le probleme de I'exécution parallel® £ P) précise les entrées et les sorties pour
un algorithme d’ordonnancemeritg| un sequenceudr, mais ne spécifie pas quelles
opérations un séquenceur peut exécuter, mis a part I'exécution @cine (un nceud
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élémentaire du graphe associé€Rf P) sur un processeur. Le placement, par le sé-
guenceur, d'un ensemble de taches sur un processeur est supposé é&tmpgarti-
taire.

D’autres opérations du séquenceur peuvent étre [5]:

Préemptivité : le séquenceur est diréemptifs’il peut arréter une tache en cours
d’exécution sur un processeur. De la méme maniére, un séquenceumnest-dit
préemptifs’il n’a aucun contrdle sur une tache qui s’exécute sur un processeur
excepté la possibilité de récupérer I'information de sa terraomai

Migration : lorsque la migration est autorisée, un séquenceur préemptif peut sus
pendre une tache pendant son exécution et la transférer sur un actegaar.
La tache continue alors son exécution sur le nouveau processeur.

L'hypothese de non-préemptivité est tres forte, et il peut neepasréaliste de
supposer qu’une fois une tache débute, celle-ci se termine sans aucus jasqu’'a
sa terminaison qui est inconnue [27]. Un séquenneurpieemptif avec reeimarrage
permet la suppression d’'une tache et son redémarrage sur un autre guo¢28s
Cette opération est trés repandue en pratique (notamment coupléesi lamplace
par I'utilisateur de points de reprise). Par exemple, le systeme dh Basy dispo-
nible sur la machine IBM-SP2 [23], peut tuer un processus si celuggasse son
temps imparti lors de sa soumission; il est ensuite possible @gdecer, depuis son
début ou son dernier point de reprise, sur un autre processeur.

4. Algorithme en-ligne et facteur de comggtitivit &

La précédente définition de l'irrégularité est focalisée surdeail nécessaire a
un séquenceur pour exécuter efficacement un programme. Pour une implénentati
pratique, I'algorithme d’ordonnancement utilisé doit surtore €apable, dans un mo-
delep-PRAM, de calculer un ordonnancemgetformantdu graphe de précédence
généré pendant I'exécution. Quand ce graphe n’est pas entierement(spéniale-
ment quand la durée des taches n’est pas connue), I'ordonnancemenedcat @iié
dynamiquement en tenant compte a la fois de I'activité de la machind&tdanais-
sance apportée par I'application. Un tel algorithme d’ordonnancemenvesbalpelé
algorithme en-ligne

Dans le cas général, du fait de la difficulté intrinseéque du calcul didonnance-
ment (voir la section 3.2 précédente) et du fait de la volonté de caersen facteur
d’'accélération linéaire, nous nous intéressons au calcul d'un ordoamamt proche
de I'optimal, c’est a dire a un facteur constant prés de I'optimal.sDarcadre des
algorithmes en-ligne, cela correspond a la notiofedéeur de comgtitivité.

Dans cette section, la présentation de la théorie des algorithmesen-digve-
loppé par [28], est inspirée de [3]. Dans cette théorie, I'analyspeldésrmances d’'un
algorithme fait appel a la notion dacteur de comgtitivité. Apres un bref rappel des
définitions, nous présentons leurs applications au cas des algoritfonésrthance-
ment en-ligne.
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4.1. Algorithmes en-ligne dterministes et probabilistes

Lathéorie des algorithmes en-ligne a été développée dans le cajraxida type
question-réponse. Dans un tel jeu, un algoritleméignedoit répondre a une série de
guestions tout en essayant de minimiser une fonction de coQt. Liddger est dien-
ligne s'il est capable de répondre a une question sans la connaissance dmbéns
des questions ni de sa longueur. Inversement, un algorithme dsordilignes'il
construit la sequence des réponses grace a la connaissance de celletitassques

Définitions préliminaires. Un jeu de question-réponse est un enserghtke ques-
tions, un ensemble finkR de réponses et un ensemble de fonctions de ¢oé&t
(fn)nen définies pour tout-uplet de@) x R:

fn: (Q X R)™ — RU {0}

f est la fonction de codtassociée au jeu.

Unalgorithme en-ligne éterministed? est une séquence de fonctians: Q™ —
R, pourn > 1. Pour toute entrég = (q1,...,q,) € Q", A% calcule en sortie la sé-
quencer = (r1,...,r,) € R™ avecr; = a;(q1,.-.,¢:), i = 1...n. Le colt deA?
avecg en entrée estya(q) = f(q,7) = fu(g,1) = fa(g, A%(9))-

Un algorithme en-ligne probabilistd? est une distribution d’algorithmes en-ligne
déterministesAd, (X étant la variable aléatoire associée a la distribution). Poue tout
séquence des entrégs Q", la séquence des sortid8(q) = (ry,...,r,) etle colt
car(g) sont des variables aléatoires : & I'étapehaquer; depend du choix aléatoire
de I'algorithme déterministd 4.

L'algorithme hors-ligne optimaDpt est défini comme I'algorithme qui, pour toute
séquence de questiogscalcule une séquence de réponsdslle quef(g,r) soit
minimale,i.e. : B -

Opt U;.LO=1 Qn — U;.LO=1 Rn
a=(q1,---,qn) > r=(r1,--.,7n)

avecf(q,r) = min{f,(q,r’) | ' € R™}. Donc, lafonction de co@t de I'algorithme
hors-ligne optimal vérifie :

Vge Q" c*(g) = min{fn(g,r’) |’ € R"}.

4.2. Facteur de comptitivit &

La performance d'un algorithme en-ligne est caractérisé pafasteur de com-
pétitivité qui mesure le rapport entre le colit de la solution qu'il calcule pgroe@u
co(t de la solution calculée par le meilleur algorithme d’un classe&k®n

Soit A? un algorithme en-ligne déterministe®tine classe d’algorithmed? est
dit a-compietitif contreC s'il existe une constante telle que, pour toute séquence de
questionsy :

cad(q) < amin{ca(q) | A € C}.

1.ie.vn € N Vg=(q1,---,qn) €Q™ Vr=(r1,...,mn) € R*: f(q,7) = fu(g,1).
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Cette définition est étendue de maniere naturelle au cas d’un algowetmingne
probabiliste.A? esta-compétitif contreC s'il existe une constante telle que, pour
toute séquence de questians

Ex (cAp (g)) < aminf{ca(qg) | A € C}

ou I'espérancd’ x est prise pour tout les choix aléatoires daifis

Par extension, un algorithme en-ligne est @itomgetitif s'il est a-compétitif
contre I'algorithme hors-ligne optimal.

Deux techniques principales sont utilisées pour calculer des bornes aag-le f
teur de compétitivité. Pour calculer une borne supérieure, il suéikhiber un al-
gorithme en-ligne qui résout le probleme avec cette méme borme.datculer une
borne inférieure, la technique principale consiste a concevoir writdge, appelé
I' adversaire qui construit sa séquence de questipds la maniere suivante : la ques-
tion ¢,41 €st construite & partir de la connaissance de tous les couples précédent
(gi,7i), 1 <1 < n,dans le but de maximiser la fonction de cgiity, .. .r,).

4.3. Application a 'ordonnancement en-ligne

Placons nous dans le cadre du probléme de I'ordonnancement&tlsoifraphe
d’'une instance du probleme de I'exécution parall@&d @) qui doit étre ordonnancé
sur unep-PRAM. La fonction de coly (G) a minimiser est la longueur de 'ordon-
nancement, noté par la suilg,(G). Avec la connaissance compléte du graphe de
précédence, I'algorithme hors-ligne optimal calcule un ordonnanceshedongueur
minimale, notéL; (G).

Soit A? un algorithme en-ligne déterministe qui résout le problémeéedétution
parallele, efZ.¢(G) la longueur de I'ordonnancement calculé gdrsur I'instanceG.

L'algorithme A? esta-compeétitif si et seulement si, pour toute insta6cd.?(G) <
al;(G).

5. Algorithmes d’ordonnancement en-ligne

De nombreux algorithmes d’ordonnancement en-ligne ont été pespdans [27],
D. Shmoys, J. Wein and D. Williamson donnent difféerentes bornesiaffes et su-
périeures au probleme de I'ordonnancement en considérant de nombrdalesde
machines paralleles, en particuliem®sdle de machines identiquégui correspond
au modelep-PRAM que nous considérons dans cet articleyntekle de machines
uniformément lees(le rapport de vitesse de deux machines est constantjatdele
de machines nondées(le rapport de vitesse de deux machines est constant pour une
tache donnée mais peut varier d’'une tache a l'autre).

Dans la premiere partie, nous considérons I'algorithme en-ligoegsé par Gra-
ham [19] et nous étudions son facteur de compétitivité. Ensuites pdasentons des
bornes inférieures [27] pour résoudre ce probleme.

Dans la seconde partie, nous nous intéressons au probleme de tiars@ment
d'un ensemble de taches indépendantes de durées inconnues. Nous sapakelon
gorithme déterministe fondamental de R. Cole and U. Vishkin [@usNproposons
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ensuite une variante a gros grain de cet algorithme qui est asymysoteni(1 + ¢)-
compétitif et dont le surco(t dii au calcul de I'ordonnancement estlanle temps
parallele.

Dans le cas de Ila-PRAM (machines identiques), les principaux résultats sont :

— il existe un algorithme d’ordonnancementen-ligne déterministerefpréemptif
ayant un facteur de competitivite ¢&— 7) [19].

— une borne inférieure au facteur de compétitivité des algorithmégmmdéter-
ministes préemptifs ou non (respectivement probabilistes non-ptéEshgst
(2 — ) (respectivemen2 — ﬁ)) [27].
5.1. Algorithme glouton d’ordonnancement en-ligne

Les algorithmes d’ordonnancement & base de listes sont classiquentisés uti
pour I'ordonnancement des taches. Ces algorithmes consistent a gérstatedds
taches pouvant étre exécutées. Quand un processeur termine I'ex@duiertache,

il rend « exécutable> ses successeurs relativement aux relations de précédence. S'il
existe une tache exécutable alors il la prend et commence son exéBaéimle cas
contraire, le processeur reste inactif jusqu’a ce qu’une tache devesBoatable.

Généralement, un algorithme a base de listes spécifie un ordreestaehes par
I'affectation d’une priorité a chaque tache (qui dépend de la straatu graphe ou
de la longueur des taches). Dans le cas des algorithmes en-ligne, paisquéd des
taches est supposée inconnue, I'algorithme appgleuton » affecte les taches aux
processeurs sans tenir compte de leurs priorités. De plus, le grepté&te déterminé
dynamiquement a partir de I'exécution des instructions du ty¢pedule.

Notons que nous n’avons pas considéré ici le colit du calcul deobmrahcement,
en particulier celui de I'affectation de taches difféerentes a des processkéirsrds.
Dans le cas de I'ordonnancement d’'un graphe aviéches, une borne inférieure a ce
collt esin, cf paragraphe 3.2.

5.2. Bornes pour I'ordonnancement non-peemptif

Proposition 1 . L'algorithme glouton d’ordonnancemente(é&— }D) -competitif dans
le mockle p-PRAM,

DémonstrationSoit G un graphe de précédencelgt(G) le temps d’exécution de
'ordonnancement optimal obtenu par I'algorithme hors-ligne s\ pRPRAM. La
durée —inconnue — d’une tachele G est notéd(t). Soit L(G) la longueur de I'or-
donnancement calculé par I'algorithme glouton.

SoitI(G) le temps total d’inactivité dans I'exécution de I'ordonnancemeni-glo

ton. Nous avons: G l
L(G) = ( )+§tEG (t)‘ 6]

14



PuisqueL*(G) > M, [6] donne:

@) > L(6) - 19, 7
p

SoitC' un chemin arbitraire dans le DAG d& On aL*(G) > >, I(1).

L'algorithme glouton est tel qu’a tout instant au moins un processegcute une
tache. De plus, si a un instant donné un processeur est inactif adoustéé une tache
sur un chemin critique qui est en cours d’exécution. Dans le diagramr@audi de
I'exécution de I'ordonnancement glouton, considérons les insfarits< i < ©, pour
lesquels au moins un processeur est inactif. §dibpération exécutée a l'instaff
par une tache sur le chemin critique. Chaque opération élémehta@érouve sur un
chemin critique, nous avons donc:

0 < L*(G) [8]
qui donne la borne suivante sur le temps d’inactivité :
I(G)<(p-1)0 < (p-1)L*(G) [9]

En reportant cette expression dans [7], nous obtenons:
L(G) L L*(G) (1 + T) [10]

ce qui termine la démonstration.C

L'algorithme glouton d’'ordonnancement a un facteur de compéétpit's petit
que?2 et est une solution satisfaisante (avec une inefficacité asymptotigstaote)
au probleme de I'exécution parallelBE P).

Corollaire 1 . Soit A un algorithme parakle d’inefficacié constante, de facteur

d’accélération polynomial et deggularitt polynomiale qui éécuteH (n) opérations.

Alors,3M > 1,36 > 0 tel queVn, Vp < n?, A peutétre execué en temps paradle
H(n)

T,(n) < M—~
p(n) < M—

sur unep-PRAM.

Démonstrationll suffit d’'ordonnancer I'algorithme paralléle en utilisant une iépl
mentation de I'algorithme glouton d’ordonnancement qui soit ces&aliA chaque
fois qu’'un processeur est inactif, il demande a un processeur partidelieitre)
une nouvelle thche a exécuter. Pour chaque instrustioedule, le processeur maitre
centralise les taches a exécuter et affecte a chaque processeur au plus ure tache
chaque étape.

Puisque I'algorithme est d’inefficacité constante et de facteur d’acti&lampoly-
nomial, il existeM etk tels quevp < H(n)* :

Hn)

Ly(n)=M »
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Puisque la régularité est polynomiale, nous aveg = H (n)°M).

Considérons I'exécution dé en utilisant I'algorithme glouton d’'ordonnancement
surp < Min(H(n)*, p(n)) processeurs. Puisque le nombre de taches générées par
I'algorithme est majoré pa%, le surcolit d0 au calcul parallele de I'ordonnance-
ment glouton est majoré par le méme terme.

De plus, d'apres la proposition L,,(n) < 2Ly (n). Nous obtenons finalement:

H(n) H(n)
Ty(n) < 2M= 2 +0 ( e ) [11]

ce qui entraind,(n) < O (@ . O

L'ordonnancement glouton en-ligne est donc une maniere efficace denégu
namiquement la charge d’'un programme paralléle dont le graphe dederéz est
inconnu.

5.3. Minorations du facteur de comgetitivit & de I'algorithme glouton

Une question naturelle est de déterminer s'il est possible d’avofiacteur de
compétitivité meilleur qué2— 1) soit en utilisant le méme modeéle, soit en considérant
une plus grande classe d’algorithmes d’ordonnancement.

Ce probleme a été étudié dans [27] ou I'on trouvera la détreticn compléte de
la proposition suivante :

Proposition 2 [27]. Dans le cadre du maglep-PRAM, le facteur de congitivité est
minorée par (2 - %) - respectivemenéQ — \/Lﬁ) — pour tout algorithme d’ordon-
nancement @terministe avec ou sansgamption — respectivement probabiliste sans
préemption —.

DémonstrationDonnons seulement une idée de la preuve pour le cas d’'un ordon-
nancement déterministe sans préemption. En utilisant la technigseri€e au para-
graphe 4.2., 'adversaire construit I'instance suivant&/qeoposée par Graham [19].

G contientl + p(p — 1) taches indépendantes. Une tacheest de longueup, tandis
que les autres tachés, 1 < k < p(p — 1) sont de longuedut.

L'ordonnancement optimal est de longugut.a tachex; est exécutée sur un pro-
cesseur donngé, etlpgp—1) autres taches unitair@s sur lesp—1 autres processeurs.

Lalongueur de tout ordonnancementdest égale a+t, out est I'instant lorsque
la tachen; démarre son exécution. Puisque les durées des taches sont incorurues po
I'algorithme d’ordonnancement, la stratégie de I'adversaire canaisendre aussi
important que possible.

Les taches qui sont exécutées en premier sonp(es- 1) tachess, qui sont
exécutées ep — 1 unités de temps, sans inactivité. a l'instant p — 1, la tachen;
commence son exécution. La longueur de I'ordonnancement obtenu estyalors
ce qui démontre la borne inférieure précédented

16



Lorsque le graphe de précédence des taches n’est pas connu, il est ptssiliie
celui de I'algorithme glouton.

La construction d'un algorithme d’ordonnancement en-ligne plus efficemss-
site la définition d'un probleme plus restrictif. Dans ce cas, il&ressant, de consi-
dérer des facteurs de compétitivité asymptotiques pour certainesistside graphes
particulieres, introduisant une connaissance sur les durées des taches.

5.4. Ordonnancement de&ches incependantes

Dans cette partie, nous considérons le probleme suivant défini pat&etd). Vi-
shkin dans [9] et dénommeé par la suite le probleme terdonnancement deéithes
indépendantes (i.e. Independant Tasks Scheduling Prohleoté en abrégéT'S P
par la suite). LIT'SP est un sous-probleme dREP défini comme suit [9]. Soit
taches chacune de durée (longueur) inconnue mais comprisel eztteén). La lon-
gueur totale des taches est bornéefpén) (c(n) et H(n) sont au plus des polyndmes
enn).

L' ITSP consiste a ordonnancer I'exécution des taches suptPRAM de manieére
a ce que le temps d’exécution soiffeax{H(n)/p, c(n)}).

La solution (complexe) de [9] n'utilise ni la préemptivité mirhigration de tache.

Cette solution démontre la proposition suivante :

Proposition 3 [9]. Si H(n) = O(n) ande(n) = O(logn), alors, pour toute valeur
p < logn, il est possible de&soudre I'I'TSP sur ung-PRAM en temps :

Tp(n) = O(H(n)/p)
en comptant le surc¢d di a I'ordonnancement.

Les facteurs constants de la complexité précédente sont impoAasts. est-il
intéressant, pour des raisons pratiques, de considérer des algoritlomiEsinance-
ment & gros grain-. Dans la suite, nous considérons le probleme restreinf @SIP
suivant:

entrée: p un entier et taches indépendantes de longueur maxirfiaén).
sortie: I'exécution des: taches sur ung-PRAM.

Dans les paragraphes suivants, nous considérons deux algorithmesaduent I77°S P.
Le premier permet d’obtenir un algorithn(é + €(n))—compétitif sur une—PRAM
(pourp < longn) aveclim,_, ., €(n) = 0. Le second utilise une connaissance supplé-
mentaire sur les durées des taches et m permet d’obtenir un algorithmedebeses
qui est4/3-compétitif.

5.4.1. Un algorithme d’ordonnanceme(it + ¢)-competitif

Une stratégie souvent rencontrée en pratique est de séparer les pneessmes
du calcul de I'ordonnancement de ceux chargés de I'exécution des tachesplie I'ap
cation. Nous analysons ici la compétitivité d'une telle stratégie.
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Supposons qugprocesseurs parmi lessoient consacrés a I'exécution des taches
et lesp—q autres au calcul de I'ordonnancement. Pour garantir une exécution optimale
pendant tops de calcul, il faut que chacun dgprocesseurs ait au moinsaches en
réserve. La redistribution de taches entregigsocesseurs se ramene a un calcul de
préfixe et prend un temps minimialg ¢ sur —1- processeurs; la stratégie minimale

log q

consiste donc a choisjr= p(1 — lozg)p)' Le problemd T S P peut étre alors résolu par

l'algorithme paralléle suivant:

1. Initialisation : affectation d@logp taches a chacun dgs= p(1 — IO’g’p) pro-

cesseurs et stockage des n — 2¢log p autres taches dans le table[1..r].

2. Exécution: en paralléle, chaque processeur de calcul exegytpas de calcul
avec les taches qui lui ont été affectées. $pite nombre de taches terminées
par le processeur pendant cette étape.

3. Redistribution : soitr, = Ele F; (calcul d’un préfixe pour I'opération d’ad-
dition). Soitig = r — .

Si ig est positif, assigner a tout processeur de calcul d'inflites taches du
tableauR d’indicesig + mg—_1,--.,% + 7. Poser = r — m, et retourner a
I'étape 2.

Sinon, siio est négatif, distribuer toutes les taches restantes Balesmaniere
a ce que le nombre de taches de deux processeurs distincts diffepudaun.

Ensuite poser = 0.

4. Terminaison: Chacun des processeurs de calcul exécute les taches en sa posses
sion jusqu’a complétion.

Proposition 4 . L'algorithme pecedent d’ordonnancemeat gros grain ekcuten
taches sup < ﬁ processeurs avec un facteur de cdtitivité majog par

lo
1+ 1 2plog pTar(n)
—1+logp H(n)

DémonstrationPosonsg = (1— 10; p). PuisquepT log p opérations sont exécutées

a chaque étapeExécutions tant quer est positif, le nombre d'itérations est majoré
parpfl(ong)p. Le coltd’une redistribution est borné peg p (colit de calcul d’un préfixe

sur lesi;E— processeurs dédiés a I'ordonnancement). En définitif, le tempsédarall
en incluant a la fois le colt de I'ordonnancement des taches et de leutioréest

majoré par
Tp(n) < % +2logpTu(n) [12]

Une borne inférieure de la longueur de I'ordonnancement est domn&algorithme

hors-ligne optimal et est minorée pﬂ% Nous en déduisons la majoration voulue
du facteur de compétitivité. O
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Application a I'algorithme parall ele de tri-rapide. Reprenons I'algorithme paral-

lele de tri. A, vu & la section 3.3. Par souci de simplicité, nous considérons le cas
moyen lorsquéy;(n) = Q(n'/?logn) et H(n) = Q(nlogn). De la proposition 4,
nous avons:

nlogn

Tp(n) <0 ( + 2plogpnt/? logn) .

En utilisant I'algorithme d’ordonnancement a gros grain précédaxécution de

I'algorithme de tri est asymptotiguement optimale en temps pogrlog"n.

5.4.2. Ordonnancement décthes inépendantes avec un ordre sur lefito

Dans ce paragraphe, nous considérons le sous-probleme suivaff' §élinté-
ressant en pratique : seitaches indépendantgsa ordonnancer, de durées ordonnées
0;,1 < ¢ < n et verifiant:

Dans ce cas, nous supposons que I'algorithme en-ligne conndtd’sur la durée
des taches, mais ignore la durée de ces taches. L'algorltRhd ordonnancement a
base de listes qui affecte la tache de durée maximale a un processelardévactif

a un facteur de compétitivité égal a [1@% — ;—p) En prenant en compte le nombre

de taches a ordonnancer, I'algorithme LPT est a(drs— %”p%l)—comp’etitif [8], ce
qui montre I'optimalité asymptotique pour cet algorithme.

6. Lapproche d’A THAPASCAN

Le formalisme utilisé dans la définition du probleme de I'exéuparalléle de la
section 3.1. nous a ammené a définir un modele de programmatiolé et HAPASCAN-
1a) qui permet d'ordonnancer des taches selon leurs contraintes de précédence. C
modele de programmation parallele distingue I'expression d'gordhme donné du
moyen dont il sera exécuté sur une machine donnée.

Considérons par exemple un programme parallele d’élimination ales$pour
une matrice dense a coefficients des nombres a virgule flottante. Smraahéne pa-
rallele qui est reservée a I'exécution du programme, les durées des famlivent étre
supposées connues et un ordonnancement cyclique permettra d’obtesmiécngon
efficace, avec un surco{it d’'ordonnancement négligeable.

Cependant, ceci n’est plus vrai si le méme programme est exécuté sseaude
stations de travail partagées par plusieurs utilisateurs. Du fait menlgrédictibilité
de I'activité des autres utilisateurs, les durées de taches de I'aigeritioivent étre
considérées comme inconnues. Dans ce cas, I'utilisation d’un algeriferdonnan-
cement en-ligne (par exemple un algorithme glouton d’ordonnancemem@ess-
saire afin d’obtenir une exécution efficace quelque soit les circonstaridescette

2. qualité que nous pourrions appelelATeX-résistants...
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maniére, le programme est inchangé, seul I'algorithme d’ordonnancestesgécia-
lisé.

ATHAPASCAN-1a est une bibliotheque C++ basée sur le noyau d’exécutien A
PASCAN-0. Le noyau AHAPASCAN-O permet la création déhreada distance, des
communications de groupes et I'accés a une mémoire globale. Il estudbast
dessus de la bibliotheque de communication MPI et d’'un noyau de tR@&tX.

6.1. Construction du graphe de precédence, interpiétation et execution

L'exécution d’un programme consiste a la construction d’un geajehprécédence
puis de son ordonnancement. Chaque nceud du graphe correspondaghendJri
noeud du graphe peut &étre un noeud d’entrée, un nceud de sortie oun lniezud de
calcul.

6.1.1. Construction du graphe

L'utilisateur de la bibliotheque PHAPASCAN-1a doit définir une classe concrete
qui dérive de la classe abstrafgecut i onG aph qui décrit le graphe de préceé-
dence du programme. Un nceud correspond a la description de I'exéduiie tache
et est un objet de clas&# enent ar y. Chaque objet correspondant a une tache est
du type d'une classe concréte dérivant de la classe absteste.

La classeExecut i onGr aph offre deux types d’opérateurs : des méthodes d'ac-
ces et des méthodes de construction. Ces dernieres permettent de sgiétatibns
de précédence entre deux grapgstG, :

— composition seéquentiell&3l. Af t er ( Q) . Le graphdZs ne sera ordonnancé
gu'apres la fin d’exécution de toutes les tache&de

— composition parallele indépendan€l. | ndependent Paral lel ( & ).
Toutes les taches d&, sontindépendantes avec toutes celle&'ge

— composition paralleéle concurrentgt. Concurrent Paral l el ( G2 ).Les
taches dé7; et celles dé&75 doivent étre exécutées simultannément. Ce cas cor-
respond a celui ou au moins deux taches (un€'det uneGs) sont suceptibles
de communiquer.

— composition fonctionnelleGL. Li nkedUp( & ). Lai-eme tache de sortie
de G, fournit un résultat servant d’entrée &t@me tache d’entrée d&,.

6.1.2. Interprétation

A partir de cette classExecut i onGr aph, la bibliotheque AHAPASCAN-1a
offre des classes qui implémentent des schémas de calcul classiques. Paegbempl
schéma de décomposition paralléle du tgpeoupe-calcul-fusiofi.e. Split-Compute-
Mergé peut étre facilement décrit par spécialisation de la classe abSpite Conput eMer ge.
Par dérivation, I'utilisateur spécifie seulement les méthodes de dé{aipa mé-
thodeSpl i t) et de fusionice. la méthoddver ge) et le type de la tache a exécuter.
De méme, par dérivation de la classe abstrBédek, I'utilisateur définit les méthodes
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d’initialisation (.e. définition dustubserveur correspondant atubclient de la mé-
thodeSpl i t), de calcul et de terminaisond. définition dustubserveur associé au
stubclient de la méthodbkr ge).

6.1.3. Exécution

Chaque objefs de la classdexecut i onGr aph est ordonnancé avec un objet
séquenceus grace a la méthod®. Execute( in G ).

Les objets de type séquenceur sont des instances d’'une classe concrate déri
la classe abstraitechedul er quioffre une interface standard pour I'implémentation
des algorithmes d’ordonnancement. Celle-ci est :

— Execut e( in Graph ) : cette méthode est redéfinie dans chaque classe concrete
dérivant de la class€chedul er et implémente I'algorithme d’ordonnance-
ment.

— ExecuteOn(in El enentary,in Site ) :cette méthode est utilisée dans
les classes dérivées pour exécuter la tache associée a un nceud dugrémhe s
processeur choisi.

En outre, I'implémentation d’un algorithme d'ordonnancementagiles opéra-
teurs d'acces aux nceuds du graphe.

6.2. Extensions: localie et granularité

Le modele de programmationTAAPASCAN-1a offre la possibilité de spécifier
des informations sur la localité et la granularité associées a uritaige :

spécification de la locali€ : chague nceud élémentaire du graphe peut étre attribué
par une information de localité (typiquement le site sur lequel aole anté-
rieure au nceud a été précédemment exécutée).

adaptation de la granularité : l'intervalle possible du choix du facteur de découpe
des objets de classe dérivant$f@ i t Conput eMer ge peut étre défini. Cela
est particulierement intéressant pour les algorithmes réguliers : onthlge
d’ordonnancement peut choisir le facteur de découpe approprié en fodctio
nombre de processeurs disponibles.

Outre ces spécifications, des informations de colit peuvent étre assapiéashes
a exécuter. La sémantique de ces informations dépend de I'algerdfordonnance-
ment choisi. Par exemple, pour un algorithme a base de listes, cemations de
colt peuvent correspondre a des priorités.

6.3. Résultats exgerimentaux sur le tri-rapide

Nous considérons ici I'implémentation de stratégies de réegulgtour 'algo-
rithme A (cf paragraphe 3.3.). Nous avons vu que cet algorithme est de régularit’
polyndmiale et que I'algorithme d’ordonnancement a gros grgbrd(1.) est théori-
guement optimal pour togt < V/n

logn*
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Pour I'implémentation, deux stratégies d’ordonnancement sont démésis : la
premiere utilise un placement en tenant compte des informations ddae&tonde
correspond a un algorithme glouton centralisé avec des seuils. pésreentations
ont été effectuées pour différentes tailles de tableau sur un IBM-SPpeocesseurs.

Algorithme avec prédiction de colt Sin; est le nombre d’élements du s&, le
colt du calcul du tri en séquentiel est estim& bog n;, le colt moyen de I'algorithme
de tri-rapide.

Total time :14.531090
Communication : 678.902238

FIG. 1 —Placement de I'algorithme sur 2 processeurs. Les deux igmegras (horizontales)
représentent les threads, les autres lignes les commiimnsa L'axe horizontal représente le
temps.

La figure 1 montre I'exécution de I'algorithme avec un algorithadferdonnance-
ment a base de listes. Le colit des communications est masqué par celuicdks cal
Une petite variation de I'algorithme séquentiel de tri-rapide pemieetendre cette
stratégie efficace sur une machine uniforme.

Algorithme glouton centralisé. Les taches a exécuter sont centralisées sur un pro-
cesseur, appelé Imdtre et la charge des processeesclaveseprésente le nombre
de taches s’exécutant. Lorsque le nombrée taches d’un processeur esclave devient
plus petit que le seus,,,, le processeur demande au magig — r; taches. La figure

2 montre les performances obtenues. Le choix des vatguet Sy, est trés important
pour I'efficacité de I'exécution. Cette stratégie donne de bessltats: 10 millions
d’entiers sur 32 bits ont été trié @h6s en séquentiel efs sur 29 processeurs, I'effi-
cacité correspondante est@igx.

7. Conclusions

La théorie des algorithmes en-ligne peut étre utilisée pour I'aeaties perfor-
mances des algorithmes dynamiques d’ordonnancement. Deux surcoliéscorist
dérés: le colt de la détermination d’un ordonnancement et sa q@agaeux colts
sont liés a I'algorithme parallele exécuté.
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FIG. 2 —Accélérations obtenues pour le tri de tableaux de divetadles

Le premier est englobé par la définition de la complexité d’ordosement qui
nous a servi a définir la régularité d’'un algorithme. Intuitiest) plus un algorithme
estirrégulier, plus il est difficile de I'ordonnancer afin d'obtenie@xécution efficace.

Le second surco(t est mesuré par le facteur de compétitivité derithige d'or-
donnancement. Méme pour un graphe de précédence inconnu, I'algodtbrdon-
nacement glouton, sur le mod&ePRAM (p processeurs identiques), €8t— 1)-
compétitif et atteint la borne inférieure de compeétitivité d’'ugaxlthme en-ligne dé-
terministe.

Afin d'améliorer ce facteur de compétitivité, il convient de restreinelgrobleme
de I'exécution parallele a des familles de graphes particuliers, coesrenksembles
de taches indépendantes.
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