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Résumé

Cette thése présente une approche pour I'étude de la faisabilité de systémes temps réel
embarqué et répartis. Nous considérons qu’un tel systéme est composé de sous-systémes
mono-processeur reliés entre eux par un réseau. Les sous-systémes comprennent des taches
périodiques indépendantes et des tampons. Les tampons regoivent des messages par l'inter-
médiaire du réseau ou d’autre taches du sous-systéme. Les messages sont ensuite consom-
més par une tache périodique. Nous proposons une approche pour tester la faisabilité de
ces sous-systémes. En particulier, nous proposons des critéres maximums et moyens de per-
formance pour I’étude des tampons. Ces critéres sont basés sur la théorie des files d’attente
et sur des résultats provenant des réseaux ATM.
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Chapitre 1

Introduction



Le terme "systéme temps réel" regroupe 1’ensemble des systémes dont les spécifications
contiennent des contraintes de nature temporelle. Il peut s’agir des temps de réponse
a un événement donné, des rythmes de traitement d’informations. Parmi les domaines
concernés, nous trouvons ’aéronautique, le spatial, l’automobile, le ferroviaire, le médical,
les télécommunications, la défense ...

Dans les systémes temps réel, il n’est pas suffisant de considérer uniquement ’exactitude
des résultats produits par ’application, c’est a dire, contrdler si la mise en ceuvre des
fonctionnalités correspondent a leurs spécifications. La difficulté spécifique des systémes
temps réel est de s’assurer de leur faisabilité temporelle. Autrement dit, il faut vérifier le
respect effectif de leurs contraintes temporelles. Afin de répondre & ce besoin, différentes
approches ont été proposées pour simuler voire vérifier de tels systémes (par exemple les
réseaux de Petri [Pet81], les langages synchrones [GGBM91], ...). Dans le cadre de cette
thése, nous étudions 'une de ces méthodes généralement désignée sous le terme de théorie
de 'ordonnancement temps réel.

Dans la terminologie de I’ordonnancement temps réel, une tache représente un traitement
ou un ensemble de traitements de I'application. Les taches sont en concurrence pour l'ac-
cés aux ressources, dont le processeur, et il est nécessaire de définir la maniére dont elles
seront exécutées sur ce dernier. Les algorithmes d’ordonnancement de taches, tels que
Rate Monotonic (RM) ou Earliest Deadline First (EDF) [SSNB95, AB90], remplissent ce
role. Une application est faisable, ou ordonnangable, si toutes les taches qui la composent
respectent leurs contraintes temporelles. Il s’agit de déterminer si les taches du systéme
modélisé sont exécutées dans les temps. Si c’est le cas, on parle également d’ordonnance-
ment valide de taches. De nombreux tests de faisabilité sont proposés dans la littérature.
L’article fondateur de Liu et Layland [LL73] présente un critére d’ordonnancabilité pour un
systéme de plusieurs taches indépendantes se partageant un seul processeur. Des travaux
ont été menés afin d’étendre les résultats de Liu et Layland afin de les rendre applicables
a des contextes de plus en plus réalistes [Riv98, Leb98].

Cette thése traite de la faisabilité des systémes temps réel répartis.

Nous considérons qu’un systéme réparti est constitué de plusieurs processeurs reliés par un
réseau. Ce modeéle d’application correspond & une pratique industrielle que l'on retrouve,
par exemple, dans ’avionique modulaire : le systéme est constitué de sous-systémes com-
muniquant par 'intermédiaire d’'un réseau [Ari97]. Ces sous-systémes sont éventuellement
fournis par différents partenaires industriels. Le fonctionnement global du systéme est défini
par un intégrateur de systéme. Nous supposons qu'un sous-systéme est composé de taches
périodiques et de tampons. Les tampons collectent des informations délivrées par un
autre sous-systéme au travers du réseau ou périodiquement lors d’'une communication entre
taches de ce méme sous-systéme.

Nous proposons d’étendre les résultats de la théorie de 'ordonnancement temps réel a ce
type d’architecture. Notre objectif est de préciser la notion de faisabilité pour le modéle
d’application étudié.



D’une part, la vérification du respect des contraintes temporelles est accomplie grace aux
méthodes classiques de faisabilité de systéme de taches périodiques (borne sur le taux
d’utilisation processeur, calcul du temps de réponse [JP86, ABRT93], ...). Nous cherchons
ici & vérifier des contraintes temporelles qui sont locales a chaque sous-systéme.

D’autre part, il est nécessaire que le nombre de messages présents dans le tampon
n’excéde pas sa taille. Pour cela, il faut soit, valider la taille du tampon étudié, soit,
déterminer une taille nécessaire et dans la mesure du possible suffisante. Nous proposons
des critéres de performances permettant d’analyser ces tampons. Ces critéres sont de type
déterministes (pire cas) ou probabiliste (cas "moyen").

La théorie des files d’attente propose des critéres de performance pour dimensionner les
tampons. Les taches qui consomment les messages sont alors soumises & une contrainte de
précédence : elles sont activées dés qu’'un message arrive dans le tampon. Malheureusement,
dans ce cas, la vérification du respect des contraintes temporelles des taches est plus difficile
pour les raisons que nous allons énoncer.

Tout d’abord, les tests de faisabilité disponibles pour des jeux de taches avec précédence
imposent des restrictions sur leurs paramétres. Il faut notamment que les périodes des
taches liées par une contrainte de précédence soient identiques [RCRO1].

En outre, les taches sont activées selon le type d’arrivée des messages. Peu de résultats
concernant la faisabilité existent en dehors des modéles de taches classiques tels que les mo-
déles périodiques et sporadiques. Par exemple, Lehoczky a proposé des tests de faisabilité
pour un jeu de taches activées aléatoirement [Leh96].

Cette thése explore une voie différente qui consiste a privilégier les jeux de taches pour
lesquels les tests de faisabilité sont simples, peu contraignants et permettent d’obtenir
des garanties. Nous considérons donc les jeux de taches périodiques sans contrainte de
précédence. La vérification du respect des contraintes temporelles est alors relativement
aisée [Riv98|. Toutefois, la difficulté est reportée sur le dimensionnement des tampons, il
n’est plus possible d’appliquer directement les résultats de la théorie des files d’attente.

Contributions de cette thése

Les contributions faites dans cette theése sont de trois ordres : des contributions de
modélisation, des contributions théoriques et des contributions techniques.

Contribution sur le plan de la modélisation de systémes temps réel com-
prenant des tampons

Nous proposons un modéle d’application temps réel avec tampons. Notre application
recoit des données des sous-systémes. Il n’y a pas de contrainte de précédence entre 'arrivée
de ces données dans le tampon et I'activation de la tache qui va consommer ce message.



Par conséquent, nous pouvons utiliser les tests de faisabilité disponibles dans la littérature
pour vérifier le respect des contraintes temporelles des sous-systémes mono-processeur. Par
contre, ’analyse des tampons devient plus difficile.

Ce modele d’application a été étudié dans le cadre d’une collaboration avec la société TNI
[LSMT02].

Les tampons de notre application sont modélisés grace a la théorie des files d’attente. Dans
cette théorie, classiquement, la précédence entre l'arrivée des messages et le consommateur
existe. Nous proposons donc une loi de service P afin de prendre en compte le caractére
indépendant des taches périodiques.

Contributions théoriques

Nous étudions deux types de file d’attente : les files M/P /1 et P/P /1. Nous proposons
une résolution approchée de la file M/P/1 et une résolution exacte de la file P/P/1.

La file M/P/1 décrit un tampon partagé par des flux d’arrivées aléatoires de messages et
une tache périodique qui consomme ces messages [SLNM04b, LSNMO05]. Nous proposons
une approximation de la file M/P /1 basée sur les files d’attente classiques telles que la file
M/G/1. Tl est donc nécessaire d’évaluer le temps de service moyen Wy et sa variance o2.
Gréce a ces deux parameétres, nous pouvons utiliser les critéres de performance issus de
la théorie des files d’attente. Le temps d’attente et le taux d’occupation mesurés sur les

simulations différent, selon les jeux de taches, de 0% a 10% avec les critéres théoriques.

La file P/P/1 décrit un tampon partagé par n taches périodiques qui produisent des mes-
sages et une tache périodique qui les consomme [LSN103]. La résolution de la file P/P /1 est
basée sur les similitudes qui existent entre cette file et certains résultats issus du monde des
réseaux hauts débits. C’est le cas des services de communication utilisés par le transport de
la voix dans les réseaux ATM : la couche d’adaptation AAL1 [GK96|. Nous nous sommes
basés sur ces résultats afin de proposer des bornes maximums pour le taux d’occupation
et le temps d’attente des messages pour la file P/P/1. Des simulations menées sur la file
P/P/1 confirment les résultats attendus par la résolution exacte.

Contributions techniques

Cheddar est un logiciel de modélisation et d’analyse d’applications temps réel
[SLNMO04a]. Nous étendons ses fonctionnalités pour prendre en compte les tampons.

En ce qui concerne la modélisation, nous ne nous sommes pas contentés des caractéristiques
des tampons étudiés dans cette thése. Notamment, il est possible de choisir si le ou les
consommateurs sont activés ou non sur réception de messages.

L’analyse des tampons est réalisé grace a différents critéres de performance. Les critéres
moyens de performance de la théorie des files d’attente classiques, telles que M/M/1,



M/D/1 ou M/G/1, ont été implémentés, ainsi que les critéres proposés pour les files M/P /1
et P/P/1. En outre, il est possible de suivre graphiquement 1’évolution du taux d’occupation
du tampon en fonction du chronogramme d’ordonnancement des taches.

Finalement, des algorithmes de simulation ont été mise en ceuvre & partir des boites a outils
disponibles dans Cheddar. Les simulateurs ont pour objectif de confirmer I'exactitude de
la résolution de la file P/P/1 et la justesse de la résolution approchée de la file M/P/1.

Plan de ce mémoire de thése

Nous commencons dans le chapitre 2 par dresser un état de ’art concernant les sys-
témes temps réel. Nous décrivons plus particuliérement les tests permettant de vérifier les
contraintes temporelles de ces systémes. Ensuite, nous faisons un bref rappel des résultats
classiques de la théorie des files d’attente. Enfin, nous présentons les motivations des choix
effectués dans le cadre de notre travail.

Dans le chapitre 3, nous détaillons le modéle d’application ciblé ainsi que la modélisation
des tampons par des files d’attente. Nous présentons également les problémes spécifiques
a notre modéle d’application.

Les chapitres 4, 5 et 6 sont consacrés a la description de nos résultats.

Tout d’abord, nous présentons nos propositions concernant la résolution approchée de la
file M/P/1. Elle consiste en une approximation du temps de service moyen de la loi P et
de sa variance.

Ensuite, nous présentons nos propositions concernant la résolution exacte de la file P/P /1.
Nous faisons une description des résultats concernant les réseaux ATM, résultats sur les-
quels nous nous sommes basés. Nous en déduisons des bornes maximums sur la taille des
tampons et sur le temps d’attente des messages.

Finalement, nous menons des simulations sur les files M /P /1 et P/P/1. Les algorithmes de
simulation ainsi que leur implémentation sont décrits. Nous faisons, ensuite, une analyse
des résultats obtenus.

Dans le chapitre 7, nous donnons un apergu des fonctionnalités du logiciel Cheddar. Nous
présentons les modifications apportées afin de modéliser et d’analyser les applications temps
réel comprenant des tampons.

Dans le chapitre 8, nous proposons une premiére approche de ’analyse temporelle d’un
plan PILOT. Le langage PILOT est un langage graphique permettant de concevoir et
d’exécuter des missions pour des robots mobiles télé-opérés. Ce langage est développé dans
le laboratoire EA3883/UBO [NLSMO03|.

Enfin, nous concluons cette thése au chapitre 9. Nous en profitons pour évaluer les pers-
pectives de recherche de nos travaux.
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Dans ce chapitre, nous faisons un état de I’art des tests de faisabilité des systémes
temps réel et de la théorie des files d’attente.

L’objectif de ce travail est, bien entendu, de faciliter la compréhension des résultats que
nous proposons dans les chapitres suivants mais également de mieux appréhender les élé-
ments qui ont motivé notre travail. Nous présentons notamment les raisons qui nous ont
poussé a choisir le modeéle d’application étudié dans cette thése.

Ce chapitre est organisé en quatre parties :

e La section 2.1 définit ce qu’est un systéme temps réel.

e Les sections 2.2, 2.3 et 2.4 donnent les principaux résultats concernant les systémes
temps réels. Premiérement, nous définissons le type de systéme étudié : les ordon-
nanceurs, le modéle de tache,... Ensuite, nous faisons une synthése des solutions de
la littérature qui permettent de valider de maniére temporelle les applications temps
réel. Ces applications sont exécutées sur des plates-formes mono-processeurs, multi-
processeurs ou réparties. Un rappel des notations utilisées se trouve en annexe de ce
document (cf. Annexe C).

e La section 2.5 rappelle quelques résultats classiques de la théorie des files d’attente.
Nous présentons les résultats de travaux traitant a la fois de contraintes temps réel
et de file d’attente. Nous présentons les différentes approches qui prennent en compte
les contraintes temps réel de messages transitant dans des files d’attente (controle
d’admission de flux), ou encore, les solutions utilisant les résultats présentés dans la
section 2.5 pour résoudre 'ordonnancement de taches temps réel activées aléatoire-
ment.

e Nous détaillons, dans la section 2.6, les motivations de nos travaux sur les tampons

2.1 Systémes temps réel

Le terme "systéme temps réel" regroupe 1’ensemble des systémes dont les spécifications
contiennent des informations de nature temporelle, telles que des temps de réponse a
un événement donné, des rythmes de traitement d’informations, ... Parmi les domaines
concernés, nous trouvons l’aéronautique, le spatial, I’automobile, le ferroviaire, le médical,
les télécommunications, la défense ...

Il n’est pas suffisant de considérer uniquement 1’exactitude des résultats produits par 'ap-
plication temps réel, c’est a dire, controler si la mise en ceuvre des fonctionnalités corres-
pond & leurs spécifications. La difficulté spécifique des systémes temps réel est d’assurer
le respect effectif des contraintes temporelles. Afin de répondre & ce besoin, différentes
approches ont été proposées pour modéliser de tels systémes.
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Les systémes que nous étudions sont composés d'un ou plusieurs processeurs éventuellement
reliés entre eux. Sur chacun des processeurs est exécuté un ensemble de traitements.

La notion de faisabilité est primordiale dans les systémes temps réel. Dans la terminologie
temps réel, une tache représente un traitement ou un ensemble de traitements. Un pro-
cesseur ne peut exécuter qu'une seule tache a la fois. Les taches sont donc en concurrence
et il est nécessaire de définir la maniére dont les taches seront exécutées sur le processeur.
Nous verrons par la suite que les algorithmes d’ordonnancement de taches, tels que
Rate Monotonic (RM) ou Earliest Deadline First (EDF), remplissent ce role. Une applica-
tion est faisable, ou ordonnancable, si toutes les taches qui la composent respectent leurs
contraintes temporelles. Il s’agit de déterminer si les taches du systéme modélisé sont exé-
cutées dans les temps. Le cas échéant, on dit que I'ordonnancement des taches est valide. De
nombreux tests de faisabilité sont proposés dans la littérature. L’article fondateur de Liu
et LAYLAND présente des critéres d’ordonnancabilité pour un systéme de plusieurs taches
indépendantes se partageant un seul processeur [LL73|. De nombreux résultats étendent
les travaux de LIU et LAYLAND afin de les rendre applicables & des contextes de plus en
plus réalistes [Riv98, Leb98, KRPT94].

Les systémes temps réel sont souvent séparés en deux catégories :

e Les systémes temps réel durs ou critiques, dans lesquels le non respect des
contraintes temporelles entraine des conséquences graves d’un point de vue humain
ou économique. Par exemple, on ne peut pas se permettre d’incertitude sur un sys-
téme de contrdle d’un avion ou un systéme de supervision d’une centrale nucléaire.

e Les systémes temps réel mous, pour lesquels le non respect des contraintes tempo-
relles correspond & un mode dégradé. Par exemple, le retard d’une ou plusieurs images
dans une application de visio-conférence ne remet pas en cause le bon déroulement
de son exécution.

Certaines dépendances compliquent ['analyse temporelle de 'application. Les taches
peuvent échanger des informations soit par le biais de ressources partagées (zones mémoires
du processeur), soit par I’échange de messages circulant sur un réseau. Les traitements
peuvent également étre soumis & des contraintes de précédence. Ces différentes contraintes
ont une influence sur 'exécution des taches et doivent donc étre prises en compte lors
de la validation temporelle du systéme. En outre, ces dépendances rendent plus difficile
I'obtention de tests de faisabilité [SSNB95] et invalident les tests classiques [RPGCO02].

Avant de présenter les résultats classiques de faisabilité des systémes temps réel, nous
devons tout d’abord décrire le modéle de tache utilisé et les algorithmes classiques d’or-
donnancement. Nous donnons également quelques éléments techniques des applications
temps réel.
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2.1.1 Modéles de taches

Nous avons vu qu’une tache exécute un ou plusieurs traitements de 'application temps
réel. La plupart des résultats que ’on trouve dans la littérature sont proposés dans le
cadre de traitements cycliques ou événementiels. Une tache est généralement décrite par un
ensemble de parameétres dont la valeur dépend des spécifications de ’application. Comme
nous le verrons par la suite, il peut étre difficile d’obtenir ces valeurs nécessaires pour
valider temporellement une application.

Nous détaillons maintenant chacun des paramétres qui composent le modeéle de tache que
nous utiliserons par la suite. Ce modéle est dérivé du modéle classique introduit par Liu

et Layland [LL73].

Les taches peuvent étre de type périodique, sporadique ou apériodique.

NN Préemption par des taches de plus forte priorité

Fic. 2.1 — Le modéle de tache périodique %

e Une tache périodique modélise un traitement répétitif (cf. figure 2.1). La tache
est activée toutes les P; unités de temps. Ce délai fixe entre chaque activation est
communément appelé période.

e Lorsque le traitement posséde un comportement cyclique variable, la période P; re-
présente la période de temps minimum entre deux réveils successifs de la tache. On
parle alors de tache sporadique.

e Un traitement événementiel est modélisé par une tache apériodique (cf. figure 2.2).
La date d’activation, noté s;, correspond a l’arrivée de la tache dans le systéme.

La capacité C; est une borne sur la durée d’exécution de la tache i. Plusieurs approches
ont été proposées pour estimer cette capacité [CCDPO00] :
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NN Préemption par des taches de plus forte priorité

Fi1c. 2.2 — Le modéle de tache apériodique @

e L’analyse WCET!. La borne sur le temps d’exécution est déterminé & partir de I'étude
du code des taches.

La présence de mécanismes matériels, tels que le cache, le "pipeline" ou la prédic-
tion de branchement, compliquent ’analyse du WCET. Toutefois, il est possible de
prendre en compte certains mécanismes dans le calcul du WCET, tel que le cache
[Pual2].

e [’exécution de la tache. La tache est exécutée dans des conditions particuliéres pour
obtenir son temps d’exécution maximum sans interférence des autres taches.

Sur la figure 2.1, la capacité de la tache i est égale & la somme des intervalles de temps
t1, to et t3. Ce traitement doit étre achevé au plus tard & un instant désigné par le terme
"délai critique".

Le délai critique, noté D;, est défini relativement a l'activation de la tache q.

Une téache 7 peut également étre caractérisée par son temps de réponse. Généralement
noté r;, ce paramétre est le délai entre la date de premiére activation de ¢ et I'instant de
sa terminaison. 7; est donc relatif & s;, 'instant ou la tache arrive dans le systéme. Les
contraintes temporelles d'un systéme temps réel sont respectées si pour toutes les taches
i, T S DZ

Les différentes taches ont une priorité statique ou dynamique. Les priorités sont utilisées
pour décider, a chaque instant, quelle tache est exécutée sur le processeur : la tache active,
ayant la priorité la plus importante et dont la capacité n’est pas épuisée, est choisie pour
étre exécutée. Une priorité statique reste fixe durant la vie du systéme tandis qu’une priorité
dynamique peut évoluer au cours du temps. Ces priorités sont utilisées pour connaitre la
tache exécutée a un instant donné.

"Worst Case Execution Time
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En pratique, il est difficile de réaliser une activation qui soit strictement périodique. Aussi,
le parameétre J; est une borne sur la latence entre l'activation théorique d’une téche et
son activation réelle due, par exemple, a la précision de I'horloge de 1'ordonnanceur (cf.
figures 2.1 et 2.2). L’activation d’une tache est I'instant ou elle est préte a étre exécutée sur
le processeur. Ainsi, la k™€ activation d’une tache périodique intervient dans 'intervalle
[k * P;, J; + k* P;| qui correspond au délai entre la date théorique d’activation k x P; et
cette date plus J;.

Finalement, nous retenons les définitions suivantes :

Définition 1 (Le modéle de tache périodique (ou sporadique)) Une tiche pério-
dique (ou sporadique) i est définie par l'ensemble des paramétres {s;, J;, P;, C;, D; et
Ti}

Définition 2 (Le modéle de tache apériodique) Une tiche apériodique i est définie
par U'ensemble des parameétres {s;, J;, Ci, D; et r;}.

Il existe beaucoup de résultats permettant de vérifier la faisabilité d’applications temps réel
modélisées par des traitements périodiques. Il existe beaucoup moins de résultats lorsque
des dépendances dues & des ressources partagées, ou des précédences, existent entre les
taches.

En outre, les résultats proposés dans la littérature sont souvent des pires cas. Une partie
des ressources disponibles est donc réservée inutilement. En particulier, le modéle de Liu
et LAYLAND ne considére que les temps d’exécution pire cas, ce qui peut mener & qualifier
un systéme de non faisable alors qu’un ordonnancement existe.

Ainsi, plusieurs extensions du modéle de tache classique ont été développées afin d’offrir
une modélisation plus proche des applications existantes ainsi qu’une utilisation plus fine
des ressources du systéme.

Le modéle Multiframe propose de prendre en compte le fait que les durées d’exécution
des différentes instances d’une tache peuvent varier afin de soumettre une amélioration de
I'utilisation du processeur. Cette technique est intéressante lorsque les temps d’exécution
des taches varient suffisamment (exemple : flux vidéo,...) [MC96, MBCG98, Tak98].

Un autre modeéle de tache, le modéle Elastique, caractérise une tache par une capacité,
une période, une période minimum, une période maximum et un coefficient. La période est
équivalente a un ressort auquel on associe une rigidité : plus le coefficient est grand, plus
la tache est amenée a modifier sa période selon les besoins en qualité de service [BLA98|.
Il s’agit aussi d’un modéle utilisé dans le cadre d’applications multimédias.

Dans [KT96], un modeéle de tache orienté média continu (flux vidéo, son, ...) est proposé :
le modeéle Q_Thread2. C’est une extension du modéle classique de tache périodique ou

2Quality Of Service Thread
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la période et la capacité sont variables afin de s’adapter a la qualité de service désirée.
Plusieurs politiques de contréle sont disponibles : les auteurs proposent de conserver la
capacité, la période ou d’équilibrer les deux. Le comportement d’un événement peut étre
modélisé par une tache sporadique possédant deux périodes. L’une pour un mode de fonc-
tionnement normal d’exécution et I’autre lors de la réception en rafale de messages [Tin92].

Le modéle LBAP? permet une représentation plus fine d’un trafic réseau et introduit le
concept de qualité de session afin d’obtenir un contréle sur les allocations des ressources
[Ham97, YAWM97].

Enfin, le modéle RBE* caractérise les activations successives d’une tache. Le taux d’arrivée
peut étre supérieur au taux attendu sans que les contraintes temporelles de ’application
ne soient violées [JG99, JB95.

Par rapport aux résultats issus de I'approche classique, ces extensions améliorent effective-
ment la faisabilité des applications. Cette amélioration est obtenue grace & une modélisation
plus spécifique ou a l'utilisation d’heuristiques, au détriment de la généralité des résultats.

2.1.2 Ordonnanceurs de taches

Nous considérons principalement dans cette thése les algorithmes d’ordonnancement
basés sur la priorité des taches. Il existe d’autres types d’ordonnanceur, dit "hors-ligne",
ou la séquence d’ordonnancement des taches est prédéterminée.

Bloquée

Echéance manquée Echéance manquée

Passive

F1G. 2.3 — Les différents états d’une tache

3Linear Bounded Arrival Processes
‘Rate Based Execution



2.1 Systeémes temps réel 14

Une tache passe par différents états au cours de son cycle de vie avant, pendant et aprés
son exécution sur le processeur (cf. figure 2.3 [CDKMO00]) :

e Une tache est élue lorsqu’elle est choisie par 'ordonnanceur pour étre exécutée sur
un processeur.

e Une tiche est préte si elle peut étre exécutée.

e Une tache est bloquée lorsqu’elle tente d’accéder & une ressource et que celle-ci
est indisponible. Par exemple, elle peut déja étre en cours d’utilisation (mémoire,
entrée/sortie,...).

e Une tache est passive dans les autres cas.

Une tache est instanciée a chacune de ses activations. Cette opération consiste a mettre le
code de la tiche en mémoire pour qu’il soit exécuté. On parle d’instance de la tache.

Les ordonnanceurs ont pour réle d’élire la tache qui doit étre exécutée sur un processeur a
un instant donné. Ce role est essentiel car la faisabilité du systéme temps réel, en terme de
respect des contraintes temporelles des taches, dépend de la maniére dont ces taches sont
ordonnancées.

Nous expliquons briévement le fonctionnement d’un ordonnanceur et nous décrivons cer-
taines de leurs caractéristiques (préemptif ou non, optimal,...) afin de mieux appréhender
et classer les tests de faisabilité que nous présentons par la suite.

[TITII1L] Priorité min
Téaches préte orité (LTI A .
p S Calcul de priorit§ —— o e — »Tache élue

—
[LITTTTT] Priorité max

F1G. 2.4 — Fonctionnement d’un ordonnanceur

Il est possible de décrire le fonctionnement d’un ordonnanceur en trois étapes (cf. figure
2.4) :

1. Les priorités des taches sont calculées en fonction de I'algorithme d’ordonnancement.
Les priorités des taches peuvent étre fixées une fois pour toutes ou évoluer a chaque
instant pendant la vie du systéme.
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2. Une gestion de file d’attente intervient pour les taches ayant la méme priorité. Diffé-
rentes politiques peuvent étre appliquées telles que FIFO (attente de la terminaison
de la tache courante pour passer a la tache suivante), Round-Robin (identique & FIFO
mais passage a la tache suivante aprés un quantum de temps) ou des politiques hy-
brides (POSIX 1003.b [Gal95], Solaris [Vah96], ...).

3. Durant la phase d’élection, la tache en téte de la file d’attente de plus forte priorité
est élue.

Suivant le fonctionnement des ces trois étapes, il est possible de classer les ordonnanceurs
selon les critéres suivants :

Définition 3 (Algorithme optimal) Un algorithme d’ordonnancement A est optimal
parmi les algorithmes de la classe C si A € C et que A propose un ordonnancement pour
tous les systémes de tdiches qui sont faisables dans C. Lorsque la classe n’est pas précisée,
tous les algorithmes d’ordonnancement sont considérés [CFHT 03].

Définition 4 (Ordonnancement statique et dynamique) Dans le cas d’un ordon-
nancement statique, le jeu de tdches et toutes ses caractéristiques (délais critiques, ca-
pacités, contraintes de précédences,...) sont parfaitement connus. Au contraire, un ordon-
nanceur dynamique supporte que de nouvelles tdches soient ajoutées ou supprimées pendant
la vie du systéme [SSNB95].

Définition 5 (Algorithme d’ordonnancement hors-ligne et en ligne) Un algo-
rithme d’ordonnancement hors-ligne produit, a partir des parameétres des tdches, les
priorités utilisées par l'ordonnanceur avant ’exécution de ’application temps réel (priori-
tés dites statiques). Pour un algorithme en ligne, les priorités évoluent durant [’exécution
de Uapplication (priorités dites dynamiques) [SSNB95].

Définition 6 (Ordonnanceur préemptif et non préemptif) Avec un ordonnanceur
préemptif (resp. non préemptif), une tache peut étre interrompue par une autre tdche de
plus forte priorité (resp. ne peut étre interrompue). Les algorithmes préemptifs sont sou-
vent de plus faible complezité que les algorithmes non préemptifs. Il est a noter que, méme
si l’algorithme d’ordonnancement est préemptif, le partage de ressources dans un systéme
implique la présence de sections critiques qui sont des zones non préemptibles [SSNBIS5].

Définition 7 (Algorithme d’ordonnancement non oisif) Lorsque ['algorithme d’or-
donnancement est non oisif, a chaque instant t, le processeur doit exécuter une instance de
tache active, s’il y en a dans le systéme.

Définition 8 (Changement de mode) Le changement de mode correspond a la sup-
pression, au changement ou a l'ajout de tdches dans le systéme. Chaque mode offre un
ensemble de fonctionnalités nécessaires au systéme a un moment donné. Le changement de
mode permet également de prendre en compte les événements anormauz (erreurs, réexécu-

tion de taches,...) [TBW92].
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On peut donc classer les algorithmes d’ordonnancement selon les priorités en trois catégo-
ries [CFHT03] :

e Les priorités des taches sont statiques ou fixes.

e La priorité des taches est considérée comme dynamique mais chacune de leurs ins-
tances posséde une priorité statique.

e La priorité des taches et de leurs instances évolue dans le temps.

En général, la distinction entre les deux derniéres catégories n’est pas faite. Elles regroupent
les algorithmes d’ordonnancement pour les jeux de taches & priorité dynamique.

Définition 9 (Surcharge d’un systéme temps réel) On dit que le systéme est en sur-
charge lorsque plusteurs tiches sont en mesure d’accéder au processeur au méme instant.

Le choix de la tache qui doit étre effectivement exécutée dépend alors de la maniére dont
I’ordonnanceur est programmé. Dans ces situations, il peut étre difficile de déterminer les
taches qui ne respectent pas leur échéance. Ce qui peut ne pas étre acceptable pour un
systéme temps réel critique. En outre, des solutions permettent de prendre en compte les
ressources partagées et de supporter les taches apériodiques [AB90].

2.1.2.1 Algorithmes d’ordonnancement & priorités fixes

Les algorithmes & priorités fixes les plus connus sont les suivants : Rate Monotonic
(RM), Deadline Monotonic (DM) et High Priority First (HPF) [SSNB95, AB90].

e L’algorithme d’ordonnancement RM attribue la priorité la plus forte a la tache dont
la période est la plus petite. C’est un algorithme hors ligne.

e Lorsque l'algorithme d’ordonnancement est DM, la tache périodique dont la valeur
du délai critique D; est la plus petite posséde la plus grande priorité.

e Les priorités peuvent également étre choisies manuellement par le concepteur de
I’application. On parle d’algorithme HPF.

Considérons un jeu de deux taches Ty et Th ordonnancées par RM (exemple tirés du livre
[DB99]). Les taches sont décrites par leur capacité, C; = 6 et Cy = 9, et leur période,
P, =10 et P, = 30. Les délais critiques sont égaux aux périodes.

Les figures 2.5 et 2.6 donnent ’ordonnancement de ce jeu de taches dans les cas préemptif
et non préemptif.
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Unités de temps libre

T | T T | T T T | i
0 P 2.P 3.P
Py

FiGg. 2.5 — Ordonnancement RM préemptif
Echéance manquée Unités de temps libre

T | P2 | g \ T | | t
0 P 2.P 3.P
Py

F1G. 2.6 — Ordonnancement RM non-préemptif

RM a été introduit par LiU et LAYLAND en 1973 [LL73| et reste encore trés populaire
[CFH103]. En effet, RM possede quelques caractéristiques trés avantageuses telles que son
optimalité parmi les algorithmes & priorités fixes pour des jeux de taches périodiques, sa
simplicité de mise en ceuvre et sa prédictibilité en surcharge.

D’un point de vue plus général, le principal inconvénient des algorithmes d’ordonnance-
ment & priorité fixe est le manque de réactivité face & un environnement dynamique. Le
processeur ne peut étre utilisé a 100 % sauf configuration "remarquable" du jeu de téaches.
En outre, la priorité est basée sur la proximité de I’échéance de la tache (urgence) et non
sur 'importance des traitements qu’elle doit effectuer (DM, RM). Lorsqu’on utilise RM
ou DM dans un systéme temps réel, il faut donc faire un compromis entre ces deux cri-
téres, mais également considérer des critéres plus spécifiques a 'application tels que ’accés
privilégié a certaines ressources pour certaines taches du systéme.

POSIX 1003.b regroupe les extensions temps réel du standard ISO/ANSI POSIX définis-
sant une interface portable de systéme d’exploitation [Gal95]. Un ordonnanceur respectant
cette norme comprend une file d’attente par niveau de priorité. La file d’attente est une
zone mémoire permettant de stocker, dans ce cas, les taches jusqu'a ce qu’elle puisse étre
exécutée. Les taches de méme priorité sont placées dans la file suivant une politique particu-
liére. La tache qui se trouve en téte de la file de plus haute priorité est élue. Les différentes
politiques que ’on trouve dans POSIX 1003.b sont :

e SCHED FIFO : la tache quitte la téte de la file si elle a terminé son exécution, si
elle est bloquée (accés & une ressource en section critique, attente d’'un délai,...), ou
si elle est explicitement libérée. Dans les deux derniers cas, la tache est & nouveau
placée dans la file.
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e SCHED RR (Round Robin) : son fonctionnement est quasiment identique & celui
de SCHED FIFO. La seule différence est que la tache en cours d’exécution quitte la
téte de la file lorsqu’'une certaine quantité de temps, appelée quantum, est écoulée.

e SCHED OTHERS : le fonctionnement de cette politique est non normalisé.

Téaches | C; | s; | Priorité Politique
T 117 1 FIFO
T5 510 4 Round Robin
T3 310 4 Round Robin
Ty 6 | 4 2 FIFO

TAB. 2.1 — Taches avec ordonnanceur de type POSIX 1003.b

Le tableau 2.1 présente un exemple de systéme dont l'ordonnanceur est de type POSIX
1003.b (cet exemple provient du cours d’introduction au temps réel de Mr Frank Singhoff).

Ty | || T3 T ¢

| e

FiG. 2.7 - Exemple d’ordonnancement POSIX.4

On suppose ici que le niveau de priorité le plus fort est le niveau 1. Le quantum de temps
pour la politique Round Robin est de une unité de temps. Nous obtenons l’'ordonnancement
de la figure 2.7).

2.1.2.2 Algorithmes d’ordonnancement a priorités dynamiques

Les algorithmes d’ordonnancement & priorités dynamiques sont en général utilisés pour
les systémes temps réel mou otl une échéance manquée n’entraine pas de dommage grave
(applications multimédias, ...). Les algorithmes les plus connus sont les suivants : Earliest
Deadline First (EDF) et Least Laxity First (LLF) [SSNB95, AB90].

e L’algorithme EDF attribue la priorité la plus forte & la tiche dont I’échéance est la
plus proche.

e L’algorithme LLF attribue la plus grande priorité & la tache de plus faible laxité.
La laxité d’une tache est la différence entre le temps restant jusqu’a la prochaine
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échéance et la durée d’exécution restante de la tache. (Ainsi, si elle est égale a 0, la
tache doit étre exécutée sans interruption jusqu’a la fin de sa capacité pour ne pas
rater son échéance).

Considérons un jeu de deux taches Ty et Ty ordonnancées par EDF (exemple tirés du livre
[DB99]). Les taches sont décrites par leur capacité, C; = 6 et Cy = 9, et leur période,
P, =10 et P, = 30. Les délais critiques sont égaux aux périodes.

Unités de temps libre

T | T T | 15 | | T | | i
0 P 2.P 3.P
Py

FiG. 2.8 — Ordonnancement EDF préemptif
Echéance manquée Unités de temps libre

T | ?2 | T | | Ty | | t
0 P 2.P 3.P
Py

FiG. 2.9 — Ordonnancement EDF non-préemptif

Les figures 2.8 et 2.9 donnent 1'ordonnancement de ce jeu de taches dans le cas préemptif
et non préemptif. Nous remarquons qu’a l'instant ¢ = 20, les priorités des deux taches
sont identiques. Cet exemple illustre l'instabilité en surcharge de EDF. Le concepteur du
systéme doit alors déterminer quelle tache sera exécutée. Nous avons choisi de privilégier
la tache déja en cours d’exécution, soit la tache T5.

EDF est optimal si les taches ne sont pas liées par des contraintes de précédence et ne
partagent pas de ressources (taches indépendantes).

Contrairement aux algorithmes d’ordonnancement & priorités fixes, EDF et LLF ont un
comportement moins déterministe en surcharge. En outre, ces algorithmes sont plus diffi-
ciles a implémenter que les algorithmes & priorités fixes.

2.1.3 Exécutif temps réel

Les systémes temps réel sont trés souvent construits autour d’un logiciel de base par-
ticulier, I’exécutif temps réel (ou noyau temps réel ou RTOS?). Cette partie du systéme

®Real Time Operating System
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se charge d’allouer le temps processeur & chacune des taches. Cette allocation doit alors
prendre en compte les contraintes de temps et les besoins en ressources matérielles ou
logicielles (mémoire, canaux de communication ...) de ces taches.

La souplesse des mécanismes apportée par un exécutif temps réel entraine des problémes
supplémentaires : la difficulté de maitriser le déroulement de ’exécution de I’application,
les blocages de taches par d’autres plus prioritaires (la préemption) ou du fait de ressources
non disponibles. Il est alors difficile de s’assurer que les taches terminent leurs traitements
en temps voulu, qu'il n’y a pas de situation d’étreinte fatale ou deadlock (deux téches
attendant chacune que I'autre ait terminé), ou de famine (une tache bloquée indéfiniment
par une ressource non disponible).

2.1.4 Conclusion

Un systéme temps réel est composé de traitements (ou taches) exécutés en concurrence
sur un ou plusieurs processeurs. Ces taches sont modélisées par un ensemble de parameétres
dont les valeurs sont issues des spécifications de 'application. Un algorithme d’ordonnan-
cement élit la tache qui accéde au processeur & un instant donné.

Les tests de faisabilité permettent de vérifier que les taches terminent leur exécution dans
les temps. Nous présentons maintenant les principaux tests concernant les architectures
mono-processeurs, multi-processeurs et réparties.

11 existe bien str beaucoup d’autres méthodes, telles que les réseaux de Petri, la program-
mation linéaire ou les langages rationnels, permettant d’étudier une application temps
réel [CKS02, GLO1, LMO00, Rit97, CEKT02, GS96, RD01|. La modélisation d’un systéme
temps réel grace aux réseaux de Petri permet de générer I'ensemble des ordonnancements
de taches d'un systéme. Cette approche est particuliérement utile lorsque les problémes
rencontrés pour vérifier la faisabilité sont NP-durs. Des travaux proposent une analyse
hors ligne de systémes multi-processeurs [GCGO1] ou de systémes de taches périodiques,
lites par des contraintes de précédence et partageant des ressources [GCGCI8b, GCGO02].
Ces approches formelles sont intéressantes, mais sortent du cadre de notre travail. Elles ne
seront donc pas détaillées ici.

2.2 Faisabilité dans les systémes mono-processeur

Dans cette partie nous donnons les principaux tests de faisabilité d’applications temps
réel pour des systémes comprenant un processeur.

Nous disposons, pour ce genre de systémes, de tests de faisabilité globalement acceptés
par la communauté dans le cadre d’applications simples ne comprenant que des taches
indépendantes et périodiques. Cependant, compte tenu de la complexité des applications
réelles, les taches ne sont généralement pas indépendantes. Ceci est notamment di a la
présence de ressources partagées et de contraintes de précédence.
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Nous donnons maintenant les résultats classiques concernant la faisabilité de systémes
temps réels mono-processeurs. Nous présentons ensuite quelques extensions de ces résultats.
Enfin, nous concluons.

2.2.1 Tests de faisabilité des systémes mono-processeur

Nous présentons principalement trois types de tests : la simulation sur la période
d’étude, le test sur la charge processeur et le calcul du temps de réponse.

e La période d’étude représente une séquence infiniment répétée de ’ordonnance-
ment. Lorsque 'ordonnancement est valide sur cette période d’étude du systéme,
alors les contraintes temporelles des taches seront respectées durant toute la vie du
systéeme [LMS80].

e Un deuxiéme procédé, moins sensible au passage & 1’échelle, consiste a s’assurer que
la charge processeur U des taches est inférieure ou égale & une borne donnée. La
charge processeur d’une tache ¢ est le pourcentage du temps processeur nécessaire a

I’'exécution de i, soit u; = %
1

e Finalement, on peut vérifier pour chaque tache que le temps de réponse relatif au
début d’activation est effectivement inférieur au délai critique. Autrement dit, une
tache ¢ respecte ses contraintes temporelles si r; < D;. Le temps de réponse r; d’une
tache i représente le délai entre la date de premiére activation de la téche (s;) et sa
terminaison.

Dans cette section, nous nous concentrons principalement sur les tests de faisabilité des
systémes composés de taches périodiques indépendantes et d'un ordonnanceur non oisif.
Il existe dans la littérature de nombreuses extensions des résultats présentés par la suite
[ABR193, Lar96, Riv98, Leb98, CDKMOO0].

2.2.1.1 Test sur la période d’étude

Pour les systémes considérés, on vérifie que 'ordonnancement du jeu de taches est bien
valide sur la période d’étude suivante :

[0; max (Vi : s;) + 2 PPCM (Vi : P;)] (2.1)

Ou PPCM (Vi : P;) est la fonction qui calcule le plus petit commun multiple des périodes
de toutes les taches. La simulation est rapidement difficile & exploiter pour les systémes
comprenant un nombre important de taches avec des périodes qui impliquent un PPCM
élevé. En outre, il faut que le comportement du systéme temps réel soit complétement
déterministe.
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2.2.1.2 Test sur la charge processeur

Lorsque le test sur la période d’étude ne peut étre appliqué, on peut vérifier la charge
processeur des taches. Certains des tests présentés sont assez proches du calcul du temps
de réponse que nous verrons ensuite. Néanmoins, pour plus de clarté, nous les classons
parmi les tests sur la charge processeur.

Pour un jeu de n taches, dont les délais critiques sont égaux aux périodes, ordonnancé par
un algorithme RM préemptif, Liu et LAYLAND ont démontré que la charge processeur doit
suivre la régle suivante [LL73| (cf. annexe B) :

n

C.
Y < (2n —1) (2.2)
— P,
=1
Ou P’ est la fraction du temps processeur consommée par la tache ¢ durant la vie du
systeme. Cette condition est suffisante mais non nécessaire.

Pour I’algorithme RM non-préemptif, deux tests, basés sur les travaux concernant les sys-
témes ou les taches partagent des ressources, ont été proposés [SRL90] :

§:1%+%§ (21 —1) Vi, 1<i<n (2.3)
Et
n
B .
— — | < n.(2n — .
Z Z+1@;a<>%(ﬂ>_n(2 1) (2.4)

Ou B; représente la durée maximale de blocage de la tache ¢ par une tache de priorité
inférieure.

Nous remarquons que ces deux tests considérent le scénario pire cas ot une tache de priorité
inférieure bloque une tache de priorité supérieure durant toute sa capacité. Ils peuvent donc
entrainer une réservation excessive de la ressource processeur.

Pour un jeu de n taches, dont les délais critiques sont arbitraires, ordonnancé par un

algorithme DM préemptif, nous avons & disposition deux tests sur le taux d’utilisation du
processeur. Une premiére condition suffisante est donnée dans [LL73] :

znj % 2% — 1) (2.5)

Le second test est également une condition suffisante. Pour qu’une tache i respecte ses
contraintes temporelles, il faut que la somme de sa capacité C; et des interférences des
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taches de plus forte priorité sur I'intervalle de temps ou i est exécutée (soit [O, D;]) soit
inférieure ou égale au délai critique D;. Autrement dit, il faut que® :

i—1
D;
Ci+ {FW .C; < D; (2.6)
=117
Avec Vi, 1 < i < n.

En ce qui concerne 'algorithme DM non préemptif, il ne semble pas exister de test pro-
cesseur.

Lorsque les priorités d'un jeu de n taches sont déterminées grace & EDF ou LLF préemptif,
une condition nécessaire et suffisante est que le taux processeur soit inférieur ou égal a :

Lorsque D; = P; (taches a échéance sur requéte).

A la différence de RM ou DM, nous constatons que l'utilisation du processeur peut atteindre
100%.

Pour des délais critiques arbitraires, une condition suffisante mais non nécessaire de la
faisabilité est [LMS80] :

Lorsque D; < F;.

Etant donné que l'utilisation du processeur ne peut dépasser 100%, la condition suivante
reste nécessaire :

Q

i<
i

ge

n
2
i=1

JEFFAY et al. ont prouvé une condition équivalente pour EDF non préemptif, lorsque pour
tout ¢, D; = P; [JSP91]. Les auteurs précisent que ce test n’est pas valable lorsque les
taches sont ordonnancées par LLF non préemptif. La condition proposée est nécessaire, or,
LLF n’est pas optimal parmi les algorithmes a priorités dynamiques [Mok83]. Les temps
de réponse obtenus par LLF peuvent donc étre supérieurs a ceux obtenus par EDF.

SL’opérateur [2] appliqué & une valeur décimale renvoie l'entier directement supérieur a x
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2.2.1.3 Test sur le temps de réponse

Le test sur le temps de réponse est une autre approche permettant de vérifier pour
chaque tache le respect de ses contraintes temporelles.

Le temps de réponse d’une tache ¢ est généralement constitué des instants ou elle requiert
le processeur afin d’effectuer son traitement périodique (pendant C; unités de temps) ainsi
que des instants ot elle ne peut étre exécutée car d’autres taches de priorité plus importante
sont présentes et actives dans le systéme.

Nous présentons uniquement les méthodes de calcul du temps de réponse lorsque les prio-
rités des taches sont statiques. On peut trouver dans [KRPT94], un algorithme de calcul
de temps de réponse pour des taches ordonnancées par EDF.

JOSEPH et PANDIA, puis AUDSLEY et al. ont proposé une équation permettant de calculer
le temps de réponse de taches & priorités statiques dont les délais critiques sont inférieurs
ou égaux aux périodes [JP86, ABRT93] :

T

n=Cr Y {ﬂ e @)
vjehp(i) | 77

Ou hp(i) est ’ensemble des taches de plus haute priorité que i. Le temps de réponse r; est

obtenu grace & une méthode itérative qui consiste & calculer les différents éléments de la

suite récursive :

1 wi

L’arrét du calcul intervient lorsque :

n+l _ . .n
w;" = w;

Le temps de réponse est alors égal a cette derniére valeur. Notons que si w;' > P;, I’échéance
de la tache i n’est pas respectée.

Soit ’exemple constitué d’un jeu de trois taches T, T et T5 ordonnancées par RM (exemple
tiré du livre [BW97]). Les taches sont décrites par les capacités C; = 3, Cy = 2 et C3 = 5,
et les périodes P} =7, P, = 12 et P3 = 20. Les délais critiques sont égaux aux périodes.

Grace a la méthode itérative, nous calculons le temps de réponse de la tache 17, puis 75
et finalement T3.

Nous commencons par calculer le temps de réponse de T7. w1y est initialisé avec la valeur
de la capacité Cy. Soit w? = 3. Il n’y a pas de tache de plus forte priorité que T}, la valeur
de la suite récursive ne va plus évoluer. Le temps de réponse de la tache 17 est donc de 3
unités de temps.
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Nous procédons de la méme maniére pour 75. T5 peut étre préemptée par la tache de plus
forte priorité T7.

1 w) =2
2. wy =2+ [2]x3=5.
3. wi=2+[2]1x3=5.

La valeur de la suite itérative converge, le temps de réponse de la tache T5 est donc de 5
unités de temps.

La tache T3 subit les interférences de 17 et T5. Si nous procédons de la méme maniére que
pour les taches précédentes, nous obtenons les étapes suivantes :

1wl =5

2. wif2] %34 [5] *2 = 10.
3. wi[R2]*3+ [19] 2 =13.
4. wi[2B] %3+ [13] %2 = 15.
5. wi[R] 3+ [15] %2 =18.
6. wi[X] «3+[5]x2=18.

La valeur de la suite itérative converge, le temps de réponse de la tache T3 est de 18 unités
de temps.

Les temps de réponse des taches 17, T et T3 sont inférieurs a leur période respective. Elles
respectent donc leurs échéances.

Quand les délais critiques sont arbitraires, le calcul du temps de réponse est plus complexe.
Comme les taches de plus forte priorité, les activations précédentes peuvent interférer avec
I’activation courante. En effet, pour chaque tache, il faut tenir compte du fait qu’une
activation n n’est pas forcément terminée alors que 'activation n + 1 est préte & démarrer
(cf. figure 2.10). Par exemple, lorsque D; > P;, 'exécution d’une instance d’une tache peut
ne pas étre terminée alors que l'instance suivante est activée et donc préte & s’exécuter.
En général, afin de simplifier le probléme, on fait I'hypothése que 'activation n + 1 d’une
tache ne peut commencer avant la terminaison de I'activation n. Dans [Leh90], LEHOCZKY
propose un calcul du temps de réponse qui tient compte de ce phénoméne de rafale. Le
temps de réponse est alors évalué de la fagon suivante :
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Tache i -

Priorité

Tache j
Activation 1 ==

Activation 2

Activation 3 @:

@

i Préemption par des taches de plus forte priorité ou par des instances précédentes

F1G. 2.10 — Interférences des activations précédentes

ri = maze=012,.(Ji +wi(q) — q.F;)

Avec

wi(q) =(q+ 1)02 + Z IVM—‘ * Cj
Viehp(i)

Tel que

Vg :wi(q) > (¢ +1).F;

Dans cette partie, nous avons présenté les principaux tests de faisabilité applicables a
des algorithmes préemptifs (ou non) a priorités fixes et dynamique en présence de téches
périodiques et indépendantes. Ces tests peuvent étre étendus pour prendre en compte les
dépendances entre taches.

2.2.2 Prise en compte des dépendances entre taches

Jusqu’a présent, nous nous sommes intéressés aux jeux de taches indépendantes. Ce-
pendant, dans de nombreux systémes temps réel, il existe des dépendances entre les taches.
Ces dépendances prennent la forme de précédence dans 'ordonnancement des taches, ou
encore d’accés conditionné & une zone mémoire partagée entre des taches.

Les dépendances rendent plus difficile I’évaluation de la faisabilité : les tests concernant les
jeux de taches indépendantes ne peuvent plus étre employés [SSNB95, RPGC02]. Néan-
moins, des solutions ont été proposées pour RM et EDF pour vérifier le respect des
contraintes temporelles de tels jeux de taches.
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2.2.2.1 Contraintes de précédence

Une contrainte de précédence entre les taches d'un systéme temps réel définit un ordre
partiel sur leur exécution : si les taches ¢ et j sont liées par une contrainte de précédence,
alors T; < T signifie que I'exécution de chaque instance de la tache j doit étre précédée
par l'exécution d’une instance de la tache i [RCRO1].

Un graphe peut étre utilisé pour représenter une contrainte de précédence : les taches sont
les sommets du graphe et les contraintes de précédence les arcs [RCK00].

Nous trouvons deux classes de contraintes de précédence :

e Les contraintes de précédence simples : les taches en relation de précédence ont
la méme période. Dans le cas contraire, la tache de plus grande période finit par
manquer une échéance.

e Les contraintes de précédence généralisées : il n’y a aucune restriction sur la période
des taches appartenant au méme graphe de précédence. En revanche, aucune méthode
n’a été proposée pour tester la faisabilité d’un jeu de taches soumises a ce type de
précédence [RCKO00].

Des anomalies d’ordonnancement apparaissent lorsque des taches du systéme sont soumises
a des contraintes de précédence. GRAHAM a démontré que lorsque un jeu de taches est
ordonnancé de maniére optimale sur plusieurs processeurs avec des priorités assignées selon
un algorithme donné, un nombre fixe de processeurs, des durées d’exécutions constantes
et des contraintes de précédence, alors le fait d’augmenter le nombre de processeurs, de
réduire les capacités ou d’assouplir les contraintes de précédence peut augmenter la durée
de l'ordonnancement. Par conséquent, une tache ¢ peut ne plus respecter ses contraintes
temporelles si I’on augmente le nombre de processeurs ou que 1’on relache des contraintes
de précédence.

Nous exposons maintenant quelques solutions pour prendre en compte les contraintes de
précédence dans les tests de faisabilité.

CHETTO et BLAZEWICZ ont proposé des méthodes basées sur la modification de certains
paramétres des taches afin de garantir le respect des dépendances pour des jeux de taches
ordonnancées par RM ou EDF [|. Etant donné qu’aucun mécanisme particulier n’intervient,
les tests de faisabilité classiques peuvent étre utilisés. Pour les algorithmes d’ordonnance-
ment HPF, les priorités des taches sont modifiées en appliquant la relation suivante :

V’L,]”L -<j P > Dpj (2.9)

La priorité des taches précédentes doit étre plus importante que celle des taches suivantes.
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Pour un jeu de taches ordonnancées suivant EDF, les priorités des taches sont modifiées
par l'intermédiaire de leur délai critique.

D} = min(Dy, min(¥jli < j : D — Cj)) (2.10)

On attribue un nouveau délai critique & chaque tache i en fonction des échéances des
taches suivantes. En effet, si I’'on veut assurer la précédence entre une tache i et celles qui
la suivent, il faut que cette tache soit plus prioritaire. Par conséquent, il faut que le délai
critique de la tache i soit inférieur aux délais critiques des taches suivantes tout en leur
laissant suffisamment de temps pour leur exécution.

Une troisiéme méthode a été introduite pour vérifier la faisabilité d’'un jeu de taches avec
contraintes de précédence. TINDELL propose un paramétre J; (Jitter) afin de modéliser les
contraintes de précédence [TC94|. J; est égal au délai entre I’activation théorique d’une
tache et son activation réelle. Afin de modéliser la contrainte de précédence, on affecte & J;
le délai entre la date d’activation de la tache i et la date ou toutes les taches précédentes
a ¢ ont terminé leur exécution. TINDELL propose une extension de 1’équation de calcul du
temps de réponse [TC94] :

ri = w; + J;
witJj (2.11)
{ W; = Cl + ZVthp(’i) ’V—Pj ]—‘ C]
Comme pour 'équation du calcul classique du temps de réponse 2.7, cette équation est
résolue grace a un calcul récursif. Le temps de réponse d’une tache partageant une ressource
est un pire cas éventuellement plus grand que le temps de réponse réel.

D’autres solutions existent. Il est par exemple possible de réaliser ces contraintes en mo-
difiant les conditions initiales (S;). Des heuristiques d’ordonnancement ont également été
proposées par XU et PARNAS [XP90].

2.2.2.2 Ressources partagées

Dans les systémes temps réel, des zones mémoires sont utilisées pour 1’échange de
données entre les taches. On parle alors de ressources partagées. Les opérations de lecture
et écriture de la ressource doivent étre atomiques. Il peut étre dangereux pour 'intégrité des
données d’autoriser, par exemple, deux opérations d’écriture & la fois. On associe donc a la
ressource un sémaphore. Ce sémaphore protége son accés, on peut le voir comme un jeton :
une tache qui désire accéder a la ressource prend le jeton. Tant que cette tiche posséde
le jeton, elle est la seule & pouvoir lire ou écrire. Une fois ces opérations terminées, elle
libére le jeton. Une tache désirant effectuer une lecture ou une écriture doit éventuellement
attendre la libération de la ressource : elle est bloquée sur la ressource. La zone comprise
entre la prise et la libération de la ressource est appelée section critique.
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D’une part, la vérification du respect des contraintes temporelles de taches périodiques
utilisant des sémaphores est NP-Dure [AB90, AD90, SSNB95|. D’autre part, les sémaphores
peuvent dans certains cas générer une anomalie d’ordonnancement : 'inversion de priorité.
L’inversion de priorité se produit quand une tache, possédant une ressource, bloque une
tache de plus forte priorité en attente d’accés a cette ressource.

Ty

]

T | |

T ] ]

LA

FiG. 2.11 — Exemple d’inversion de priorité

Sur la figure 2.11, nous avons un jeu de taches T7, T et T3 dont la priorité est inversement
proportionnelle & leur indice. Les taches T} et T3 partagent une ressource. Nous observons
a l'instant ¢;,,, une inversion de priorité : alors que la tache T} attend que la tache T3 libére
la ressource pour reprendre son exécution, la tache de priorité intermédiaire T préempte
T;.

La vérification des contraintes temporelles est possible & condition que ’attente de la
libération d’une ressource soit bornée et que l'on soit en mesure d’évaluer les temps de
blocage.

Plusieurs protocoles de gestion d’accés & une ressource partagée ont été proposés tels que
PIP, PCP, SRP... [SRL90, SSNB95|. Ces protocoles permettent de borner le temps de blo-
cage noté B;. Ils sont caractérisés par le nombre de ressources accessibles, leur complexité
d’implantation, la possibilité d’'interblocage (deux téches attendent chacune que I'autre ait
terminé son exécution),...

Nous présentons les deux protocoles les plus répandus :

e Le protocole PIP7 : une tache qui bloque une tache plus prioritaire, est exécutée
durant sa section critique en héritant de la priorité de la tache bloquée. Etant donné
que PIP n’évite pas les interblocages, il est préférable que les taches n’accédent qu’a
une seule ressource. La borne maximum sur le temps de blocage B; d'une tache ¢ est
la somme des durées des accés en sections critiques des taches moins prioritaires que
1, soit :

"Priority Inheritance Protocol ou protocole a héritage simple
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Bi= Y 5S¢ (2.12)

JElp(3)

Ou Ip(7) représente I’ensemble des taches moins prioritaires que i et SC; la durée de
la section critique d'une tache j.

e Le protocole PCP?® : le plus haut niveau de priorité de toutes les sections critiques
acquises & un instant donné est stocké dans une variable "plafond". L’accés a la
ressource est bloquant si la priorité de la tache réclamant cet accés est inférieure ou
égal au plafond. Grace a ce protocole, une tache peut accéder & plusieurs ressources
sans risquer un interblocage. Le temps de blocage B; est égal & la durée de la plus
grande section critique des taches partageant une ressource :

Bz‘ = maxjerp(i)(SCj) (2.13)

Avec rp(i), 'ensemble des taches partageant la méme ressource que i et SCj, la durée
de la section critique d’une tache j.

Gréce a ces protocoles, il est alors possible de tester la faisabilité d’'un jeu de taches parta-
geant des ressources. Par exemple, pour un jeu de n taches ordonnancées selon 1’algorithme
a priorités fixes RM préemptif, le test sur le taux processeur devient :

Sich G+ Gl <27 - 1) Vitl<i<n. (2.14)

Et le temps de réponse peut étre obtenu par la méthode itérative suivante :

Wt =Ci+ Bi+ ) P;? W .Cj (2.15)
jehp(i) I 7

Dans ce cas, le test sur le temps de réponse devient une condition suffisante mais non
nécessaire.

D’autres solutions existent pour vérifier la faisabilité des taches partageant des ressources.
En général, ces solutions proposent des mécanismes pour éviter 'inversion de priorité ou
les interblocages. On peut, par exemple, interdire la préemption d’'une tache en section
critique ou l’acceés d’une tache a une ressource si 'on sait que cet accés va provoquer une
inversion de priorité [AB90].

8Priority Ceiling Protocol ou protocole & héritage "plafond"
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2.2.3 Conclusion

Nous avons présenté les tests de faisabilité classiques des systémes composés d'un pro-
cesseur. Trois types de tests sont disponibles afin de vérifier I’ordonnancabilité d’un jeu de
taches : le test sur la période d’étude, le test sur le taux d’utilisation processeur et le test
du temps de réponse.

La présence de dépendance invalide la plupart de ces résultats. Malgré tout, il existe des
solutions permettant de prendre en compte la présence de ressources partagées et/ou de
contraintes de précédence dans un systéme temps réel.

L’approche classique de L1U et LAYLAND dans le cadre de systémes mono-processeur reste
intéressante de par sa simplicité de mise en ceuvre et de par la généralité de ces résultats. En
dehors de ces cas simples, les résultats sont moins généraux, mais les approches proposées
permettent de caractériser plus finement 1’application concernée.

2.3 Faisabilité dans les systémes multi-processeurs

Dans cette partie nous abordons la faisabilité dans les systémes temps réel multi-
processeurs.

Nous considérons qu’un systéme multi-processeurs est constitué de plusieurs processeurs
et d'un mémoire partagée. Les taches communiquent par I'intermédiaire de cette mémoire.
Les temps de communication sont considérés comme négligeables. Généralement, la base de
temps des processeurs est commune. Ceci facilite la gestion et I’étude de 'ordonnancement
des taches.

Les systémes multi-processeurs peuvent étre classés en plusieurs catégories.

e Un systéme multi-processeurs est homogéne lorsqu’il est composé de processeurs
dont la puissance est identique. Autrement dit, la durée d’exécution d’une tache est
la méme sur tous les processeurs.

e Lorsque différents processeurs possédent leur propre puissance d’exécution, on parle
de systéme hétérogéne. Dans [GBF02|, deux types de systémes hétérogénes sont
distingués : les systémes uniformes ou la puissance de calcul varie linéairement selon
les taches et les systémes non-linéaires ou chaque couple tache/processeur posséde
une vitesse d’exécution particuliére.

Nous verrons que peu de résultats concernant les systémes hétérogénes existent méme si
les systémes uniformes possédent certains avantages [GBF02|. Il est évidemment possible
d’utiliser des processeurs de différentes puissances et de telles plates-formes se trouvent
déja dans le commerce. Pour améliorer l'efficacité de tels systémes, il suffit de remplacer
uniquement certains processeurs ou d’ajouter un ou plusieurs processeurs plus puissants.
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Pour un systéme homogeéne, il aurait fallu remplacer tous les processeurs ou ajouter des
processeurs identiques.

Nous présentons, dans un premier temps, les impacts, puis les problémes liés & la présence
de plusieurs processeurs sur les algorithmes d’ordonnancement. Nous décrivons ensuite
certaines solutions proposées dans la littérature. Finalement, nous concluons.

2.3.1 Algorithmes d’ordonnancement pour systémes multi-processeurs

Dans un systéme multi-processeurs, l'ordonnanceur doit non seulement élire la tache
qui doit étre exécutée mais également choisir le processeur qui doit accueillir cette tache.

Dans le cas multi-processeurs, les algorithmes d’ordonnancement sont classés selon le
type de priorité des taches : statique, dynamique mais statique pour les instances des
taches et complétement dynamique, mais également selon le degré de migration des taches
[CFHT03] :

e Pour une premiére catégorie d’algorithmes, les téches et leurs instances (dans le
cadre de taches périodiques ou sporadiques) appartiennent & un processeur : elles ne
migrent pas d'un processeur a 'autre. Ce sont les algorithmes d’ordonnancement par
partitionnement.

e La deuxiéme catégorie décrit les systémes ou la migration des taches est autorisée
mais pas leurs instances.

e Dans la derniére catégorie, il n’y a aucune restriction. Non seulement les téiches
peuvent migrer sur un autre processeur, mais leurs instances également.

Les deux derniéres catégories regroupent les algorithmes d’ordonnancement globaux. Dans
ces algorithmes, les taches actives sont stockées dans une file unique.

On peut penser de maniére intuitive que les jeux de taches correctement ordonnancés grace
a un algorithme d’ordonnancement appliquant un partitionnement aux taches, le seront
également par un second moins restrictif au niveau de la migration. Or, il est prouvé que
ces algorithmes ne sont pas nécessairement comparables.

Définition 10 (Comparaison des algorithmes d’ordonnancement) A et B, deux
algorithmes d’ordonnancement, sont incomparables lorsqu’il existe des jeuz de tdches pou-
vant étre ordonnancés par A et non par B et vice versa.

Il existe donc des jeux de taches qui ne sont faisables que pour un certain niveau de
migration.
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Par exemple, dans [LW82], les auteurs démontrent que les approches globales et par par-
titionnement d’ordonnancement de jeux de taches a priorité statique pour des systémes
homogeénes sont incomparables. Dans [BF03], les auteurs proposent une preuve équivalente
pour les systémes uniformes ordonnancés par EDF.

Une synthése sur la comparaison en terme de faisabilité d’algorithmes d’ordonnancement
pour les systémes multi-processeurs classés selon le type de priorités des taches et le degré
de migration est proposée dans [CFHT03].

Nous rappelons uniquement dans ce chapitre les résultats concernant les algorithmes non
oisifs. La définition donnée dans la partie traitant des résultats mono-processeurs doit étre
légérement modifiée pour prendre en compte les spécificités du cas multi-processeurs.

Définition 11 (Algorithme d’ordonnancement non oisif) Lorsque lalgorithme
d’ordonnancement est non oisif, non seulement G chaque instant t, les processeurs doivent
exécuter une instance de tdache active, s’il y en a dans le systéme, mais dans le cas o il y
aurait moins d’instances actives que de processeurs, les instances les plus prioritaires sont
exécutées sur les processeurs les plus puissants [GBF02].

2.3.2 Problémes spécifiques du cas multi-processeurs

L’ordonnancement de taches périodiques a priorité statique ou dynamique utilisant une
heuristique d’assignation de tache (ordonnancement partitionné) sur un systéme multi-
processeurs est un probléme NP-dur [LW82|. En effet, assigner des taches périodiques
a des processeurs est équivalent aux problémes de "bin packing" [BF03]. Le probléme
d’assignation des taches & un processeur revient a se poser la question suivante : si nous
disposons d’une collection de n objets de taille p1, po, ..., pn, €st-ce que ces objets peuvent
étre placés dans des contenants de taille by, bo, ..., b,

Nous détaillons trois types de problémes : les problémes de complexité des algorithmes
d’ordonnancement, les problémes de stabilité et de performance du systéme et les anomalies
d’ordonnancement.

Il n’existe pas d’algorithme d’ordonnancement de taches en ligne optimal pour les systémes
multi-processeurs. D’aprés MOK , dans certains cas particuliers, avec une totale connais-
sance des échéances, des temps d’exécution et des dates de début d’exécution des taches,
on peut envisager un tel algorithme [Mok83|.

En ce qui concerne les systémes ot ’ordonnancement est non-préemptif, la plupart des
problémes sont, en général, NP-complets [SSNB95]. Le recours a des heuristiques est donc
souvent rencontré.

La migration d’une tache implique le transfert du contexte d’exécution associé & cette
tache, ce qui entraine une surcharge au niveau des processeurs. Traditionnellement, la mi-
gration des taches a été interdite dans les systémes temps réel [CFH'03]. Généralement, le
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colt engendré par le transfert du contexte d’exécution peut étre important et jusqu’a ré-
cemment, il existait peu de résultats théoriques pour I’analyse des systémes ot la migration
des taches est permise.

Les résultats concernant les systémes dont 1’algorithme d’ordonnancement est global consi-
dérent souvent que les migrations n’impliquent aucun cott. D’apreés [GBF02], il est possible
de borner le nombre maximum de ces migrations et d’inclure la charge produite dans les
durées d’exécution des taches.

Mais, la migration des taches pose d’autres problémes [AB90]. Le systéme peut devenir
instable. En effet, si 'ordonnancement est effectué en ligne, la tache peut continuer a migrer
indéfiniment. En outre, si trop de taches migrent dans le systéme, celui-ci ne gére alors
que ces migrations. Finalement, si les taches communiquent entre elles, le re-routage des
messages des taches qui ont migré pose un probléme supplémentaire.

Les systémes multi-processeurs présentent des cas d’anomalie d’ordonnancement. L’ano-
malie de GRAHAM en est un exemple [Gra0l]. Cette anomalie n’est pas spécifique au cas
multi-processeurs. Nous ’avons déja expliquée dans la section 2.2.2.1. Toutefois, il nous
semble important de montrer que cette anomalie peut étre due & 'interaction de taches se
trouvant sur des processeurs différents.

Ds
p | T TTTq T |
rocesseur 1 | 1 | T 2 | Cas A
Processeur 2 | T4 T | 15 | ¢
Processeur 1 T L j
,,,,, ! Cas B
Processeur 2 ‘ 13 ‘ LTA,,

Echéance manquée

F1G. 2.12 — L’anomalie de GRAHAM

Dans I'exemple de la figure 2.12, le systéme est composé des taches 11, To, T3, Ty et T5 dont
les priorités sont inversement proportionnelles a leur indice (7} étant la plus prioritaire).
Les taches T et T, appartiennent au processeur 1, tandis que les taches T3, Ty et Tk
appartiennent au processeur 2. Les taches T5 et Ty partagent une ressource. Cette ressource
est accédée par une tache a la fois durant toute sa capacité (section critique). Les taches Ty
et T sont liées par une contrainte de précédence : I’exécution de T5 ne débute que lorsque
Ty est terminée. Dans le premier ordonnancement, les échéances des taches sont respectées
(cas A). On réduit la capacité de la tache T (cas B). Nous observons sur la figure 2.12
que, dans ce cas, la tache T ne peut s’exécuter sur le processeur 2 tant que la ressource
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n’est pas libérée par T5. Le retard entrainé par cet accés a pour conséquence le non respect
de I’échéance de T5.

2.3.3 Quelques solutions pour étudier la faisabilité des systémes multi-
processeurs

Dans le cadre des systémes multi-processeurs, il faut non seulement étre capable de
garantir le respect des contraintes temporelles des tiches mais également essayer de mini-
miser le nombre de processeurs requis. Nous présentons maintenant différentes solutions a
ce probléme.

Nous commencons par les résultats proposés dans le cadre d’algorithmes d’ordonnancement
globaux. Puis, nous abordons le cas des algorithmes d’ordonnancement des systémes ou
la migration des taches est interdite. Nous détaillons notamment quelques heuristiques de
placement proposées dans la littérature. Finalement, nous abordons d’autres approches
pour étudier les systémes multi-processeurs.

2.3.3.1 Tests de faisabilité des algorithmes d’ordonnancement globaux

Lorsque l'ordonnancement des taches est global, la plupart des tests de faisabilité pro-
posés dans la littérature sont des bornes maximums sur le taux d’utilisation processeur. De
telles bornes existent pour des systémes multi-processeurs uniformes dont les taches sont
périodiques et ordonnancées par Rate Monotonic [GBF02] ou EDF [FGBO01]. Ces bornes
sont également disponibles pour les systémes multi-processeurs homogeénes dont les taches
périodiques sont ordonnancées par Rate Monotonic [ABJ01].

D’aprés DHALL [DL78], lorsque ’on emploie un algorithme d’ordonnancement tel que RM
ou EDF, de maniére globale, il en résulte une utilisation arbitrairement basse du pro-
cesseur. En outre, un algorithme d’ordonnancement global considére que le transfert du
contexte d’exécution de la tache est négligeable en temps. Si ce n’est pas le cas, on préfére
alors un algorithme d’ordonnancement partitionné [BF03|. La principale difficulté de ces
algorithmes est de placer les taches sur le processeur tout en minimisant leur nombre.

2.3.3.2 Heuristiques de placement

Nous avons vu que les algorithmes d’ordonnancement ne sont pas optimaux pour les
systémes ot la migration est interdite. Par conséquent, beaucoup d’heuristiques de place-
ment de taches ont été proposées dans la littérature. Un algorithme de placement attribue a
chaque tache un processeur hote de maniére a ce que les contraintes temporelles des taches
soient respectées. En général, les taches sont assignées de maniére permanente sur chaque
processeur. De telles heuristiques sont jugées sur le nombre de processeurs supplémentaires
nécessaires par rapport au nombre de processeurs optimal.

Etant donnée la complexité de cette problématique, la plupart des heuristiques de la lit-
térature concerne des systémes homogénes exécutant des jeux de taches indépendantes a
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priorité fixe. En effet, minimiser le nombre de processeurs requis afin que les contraintes
temporelles d'un jeu de taches soient respectées est un probléme NP-complet [Loc86],

Dans la plupart des cas, I’algorithme d’ordonnancement choisi est RM [0S93|. En effet, RM
est optimal parmi les algorithmes d’ordonnancement concernant les jeux de taches & priorité
fixe. En outre, beaucoup de résultats existent pour cet algorithme d’ordonnancement (cf.
section 2.2). De la méme maniére, si la priorité des taches est dynamique, EDF sera préférée
car il est optimal parmi tous les algorithmes d’ordonnancement.

Le test sur la charge processeur associé & RM est suffisant mais non nécessaire (cf. équation
2.2). Utiliser une telle condition peut entrainer une sur-réservation de la ressource proces-
seur et par conséquent augmenter le nombre de processeurs nécessaires [Mok83, LL73]. Or,
Pobjectif des heuristiques de placement est de diminuer ce nombre. Des travaux ont donc
été menés afin d’ameéliorer ce test [DLT78].

[DL78] est la premiére étude de 'ordonnancement de jeux de taches périodiques a priorité
fixe sur un systéme multi-processeurs utilisant une heuristique d’assignation de téches.
Les auteurs proposent les heuristiques d’ordonnancement Rate-Monotonic-First-Fit (RM-
FF) et Rate-Monotonic-Next-Fit (RM-NF). La plupart des algorithmes proposés dans la
littérature sont basés sur le fonctionnement de ces deux heuristiques.

Ces heuristiques fonctionnent selon le schéma suivant : tout d’abord, les taches sont éven-
tuellement groupées puis ordonnées selon un parameétre donné (période, charge processeur,
...). Ensuite, elles sont assignées au processeur courant jusqu’a ce que la charge processeur
maximum théorique soit dépassée. Cette charge dépend du ou des algorithmes d’ordonnan-
cement du systéme. Si une tache ne peut étre placée sur le processeur courant, un autre
processeur est choisi. On termine lorsque toutes les taches sont attribuées aux processeurs.

Lorsque ces heuristiques fonctionnent en ligne, le jeu de taches peut évoluer (ajout ou sup-
pression de taches). Dans ce cas, la complexité de I’heuristique doit étre suffisamment faible
et le nombre de processeurs requis risque d’étre plus important que pour une heuristique
hors-ligne.

Chacune de ces étapes peut étre améliorée afin de minimiser le nombre de processeurs
nécessaires. On peut travailler sur de meilleures heuristiques pour ordonner ou grouper
les taches. Il est également intéressant d’obtenir des conditions d’ordonnancgabilité plus
précises afin d’augmenter 'utilisation des processeurs.

RM-NF fonctionne de la maniére suivante :
1. Les taches sont ordonnées dans l’ordre croissant de leur période.
2. On assigne une tache ¢ & un processeur j si la condition de faisabilité est respectée.

Dans le cas contraire, on assigne la tache au processeur j + 1. Finalement on passe
a la tache suivante (i =i + 1) et on réitére cette étape.
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3. On arréte l'algorithme lorsqu’il n’y a plus de tache & ordonnancer, j représente alors
le nombre de processeurs nécessaires pour exécuter le jeu de taches.

Le fonctionnement de RM-FF est similaire a celui de RM-NF mais la deuxiéme étape
est légérement différente. Lorsque 1'on passe & la tache suivante on revient au premier
processeur (j est réinitialisé & 1 avant de réitérer la deuxiéme étape).

De nombreuses heuristiques basées sur Rate Monotonic ont été proposées dans la littéra-
ture.

Dans [LMM98|, une heuristique de placement est décrite. Son fonctionnement est le sui-
vant : un ensemble de taches S est modifié de maniére & obtenir un ensemble S” harmonique.
Ensuite, les taches sont placées de maniére virtuelle en utilisant RM-FF et la condition
de faisabilité R-BOUND proposée par les auteurs. Si S~ est ordonnancable, S l'est aussi.
Dans le cas contraire, on ne peut rien dire sur ’ordonnangabilité de S.

Dans [OS95], une heuristique de placement appelée RM-FFDU est proposée. Elle concerne
les jeux de taches périodiques et indépendantes appartenant & un systéme homogeéne. Cet
algorithme permet d’obtenir un rapport nombre de processeurs nécessaires sur nombre de
processeurs optimal égal a % dans le pire cas.

Les heuristiques de placement RM-ST, RM-GT et RM-GT/M sont proposées dans
[BLOS94]|. Pour chacun de ces trois algorithmes une condition de faisabilité est établie.

RM-ST est un algorithme hors-ligne qui s’applique de préférence sur les ensembles de taches
dont la charge processeur U est inférieure & 0, 5.

Dans le cas contraire (U > 0,5), on utilise un autre algorithme hors-ligne : RMGT. 11
consiste & appliquer RM-ST & un premier groupe constitué des taches dont la charge est
inférieure ou égale a %, puis, & appliquer RM-FF aux autres taches.

L’algorithme en-ligne RM-GT /M permet d’ajouter ou de supprimer dynamiquement des
taches dans le systéme. Si I’on veut ajouter une tache, on procéde de la méme maniére que
pour un placement de tache hors-ligne : si la condition de faisabilité d’ordonnancement
est respectée, alors la tache est attribuée au processeur courant. Dans le cas contraire, un
processeur vide est choisi. Pour supprimer une tache, les auteurs proposent une solution
pour les deux cas de figure suivants : si la tache concernée appartient au processeur courant,
elle est abandonnée. Sinon, toutes les taches du processeur concerné sont déplacées et le
processeur est marqué vide.

Dans [0S93], une heuristique également basée sur RM est proposée : Rate-Monotonic-Best-
Fit (RM-BF). Les performances de RM-BF sont proches de celles de RM-FF [0S93]. Le
fonctionnement est similaire & celui de RM-FF mais tous les processeurs sont inspectés
dans un ordre spécifique.
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Enfin, dans [BF03], une heuristique permet d’assigner des taches dont la priorité est dy-
namique : EDF-FFD (First Fit Decreasing). Cette proposition est la suite du travail mené
par Funk dans le cadre des systémes multi-processeurs uniformes [FGB01].

Certaines heuristiques d’ordonnancement, employées lorsque la migration des taches est
interdite, ont une complexité importante. Ainsi, si 'ordonnancement est effectué en ligne,
les heuristiques RM-FF et RM-BF leur sont préférées [CFHT03].

2.3.3.3 Autres approches

D’autres approches existent pour analyser le comportement temporel d'un systéme
multi-processeurs. Par exemple, dans [RDO01], les auteurs proposent une modélisation de
I’exécution de taches sur un systéme multi-processeurs sous la forme de réseau de PETRI
T-temporels : le RDPTO. A partir du RDPTO, le calcul du graphe des classes d’états
permet de mettre en évidence le respect ou non des contraintes temporelles des taches.
D’autre part, le probléme du placement des taches sur un systéme multi-processeurs peut
également étre étudié grace a l'utilisation de la théorie des graphes [BD98].

2.3.4 Conclusion

Nous avons abordé la faisabilité des systémes temps réel multi-processeurs. Les plates-
formes peuvent étre homogenes (processeurs identiques) ou hétérogenes (processeurs diffé-
rents).

Le délai de communication entre les taches situées sur des processeurs différents est consi-
déré comme nul et les tiches peuvent éventuellement migrer d’un processeur a 1’autre.

Nous retrouvons des anomalies d’ordonnancement dans les systémes multi-processeurs telle
que ’anomalie de GRAHAM.

L’ensemble des tests de faisabilité est essentiellement composé de bornes sur le taux d’uti-
lisation processeur et d’heuristiques que 'on peut classer selon le degré de migration des
taches.

En particulier, lorsque la migration n’est pas autorisée, il n’existe pas d’algorithme d’or-
donnancement optimal. Des heuristiques de placement des taches sont proposées. Ces heu-
ristiques assignent les taches aux processeurs de maniére & ce que leur contrainte temporelle
soit respectée.

2.4 Faisabilité dans les systémes répartis

Dans cette partie, nous abordons la faisabilité des systémes temps réel répartis.
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Nous considérons qu’un systéme réparti est constitué de plusieurs processeurs reliés par un
ou plusieurs bus. Les taches communiquent par 'intermédiaire des bus. Contrairement au
cas multi-processeurs, les temps de communication ne sont plus négligeables.

D’apres [Wil96], il n’est pas envisageable d’obtenir les mémes garanties en terme de déter-
minisme dans le cas réparti que dans le cas centralisé, les réseaux n’étant fondamentalement
pas complétement déterministes.

D’autre part, l'auteur estime que si I’on peut aujourd’hui considérer que la conception
d’applications temps réel est convenablement maitrisée dans le cas centralisé, ce n’est pas
vrai dans le cas réparti.

Les problémes spécifiques aux systémes répartis sont les suivants [AD90, RCRO1] :

e Nous avons vu que la migration des taches pose un certain nombre de problémes :
le cotit de transfert du contexte d’exécution associé & cette tache, le re-routage des
messages et la migration perpétuelle de taches. Les approches présentées dans le cas
multi-processeurs considérent souvent que ces migrations n’impliquent aucun cott.
Ce n’est plus vrai dans les systéme répartis, principalement du fait de la présence
d’un réseau.

e Les précédences entre taches disposées sur des sites/processeurs distants impliquent
de vérifier le respect des contraintes temporelles des "traitement répartis". Pour cela,
il est nécessaire de déterminer le temps mis par un message pour atteindre la tache
réceptrice. Ce délai dépend, entre autres, de la maniére dont les messages transitent
sur le bus.

e Les taches peuvent accéder & des ressources partagées se trouvant sur un autre pro-
cesseur.

Nous supposons que dans les systémes étudiés, les taches ne migrent pas d’un site a 'autre.
En outre, nous considérons qu’aucun message n’est perdu lors de la communication (ce
probléme est étudié dans [WP00]).

Dans un premier temps, nous définissons le temps de communication des messages sur
un réseau. Ensuite, nous décrivons quelques éléments de compréhension concernant les
réseaux. Puis, nous abordons les traitements répartis. Enfin nous concluons.

2.4.1 Délai de communication des messages sur le réseau

Comme nous l'avons vu précédemment, la connaissance et I'analyse du réseau consti-
tuent une part importante de la résolution du probléme de validation d'un systéme temps
réel réparti.
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Tache producteur Tache consommateur
dy L. L. dg
Couches supérieures Couches supérieures
A
Y
doy d
Couches MAC Couches MAC °
ds S Medium |
dy

F1G. 2.13 — Décomposition du délai de communication

Nous observons sur la figure 2.13 que le délai de communication entre deux téaches se
trouvant sur des sites différents peut étre décomposé de la maniére suivante [CDKMO00] :

1. Temps de traversée des couches logicielles (dy et ds) : un message émis par une tache
traverse les couches supérieures de 'application.

2. Temps d’accés au médium et temps de transmission (d3) : le message accéde au
réseau.

3. Temps de propagation sur le réseau (dy) : le message parcours le médium. Le médium
peut étre, par exemple, une paire torsadée ou de la fibre optique.

4. Temps de traversée des couches logicielles (ds et dg) : le message franchit les couches
supérieures de I'application distante et finalement est délivré a la tache réceptrice.

Le délai de communication comprend donc un délai de traversée des couches logicielles, un
temps de propagation sur le réseau, un temps de transmission et enfin, un temps d’accés
au médium.

Afin d’évaluer le délai de communication, il est nécessaire de connaitre la valeur des diffé-
rents éléments qui le composent :

e Le temps de traversée des couches logicielles est généralement simple & déterminer.
Il est parfois donné par I'éditeur du systéme d’exploitation utilisé.
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e Le délai de propagation sur le réseau est proportionnel a la distance entre émetteur
et récepteur.

e Le temps de transmission constitue le délai nécessaire & un site pour écrire les données
sur le réseau. Ce délai dépend, entre autres, du type de réseau choisi (CAN, Arinc
629, ...).

e Le temps d’acces au médium est le parameétre le plus difficile & obtenir. C’est la durée
que doit attendre un message avant de pouvoir utiliser le médium. Le temps d’acces
au bus dépend du protocole d’arbitrage du réseau.

Si nous considérons le réseau comme un processeur, les messages/données comme des
taches et le protocole d’accés comme un algorithme d’ordonnancement non préemptif (car
le transfert d'une tache ne peut étre interrompu), une borne sur le temps d’accés peut étre
déterminée en utilisant les équations de temps de réponse mono-processeur. Evidemment
cette borne existe si 'ordonnancement des messages sur le réseau est déterministe.

Finalement, pour obtenir le délai de communication entre deux taches, il suffit d’addition-
ner I’ensemble des délais précédemment décrits.

Des études du comportement temporel ont été proposées pour la majorité de bus de terrain.
Ces études se basent sur ’application de techniques basées sur I’approche de TINDELL que
nous allons décrire dans la partie suivante [TBW95|.

2.4.2 Bus de communication et protocole d’arbitrage

Les bus de communication sont utilisés pour ’échange de données entre les différentes
stations du systéme réparti. Une station est un systéme mono ou multi-processeurs. En
général, les échanges de données entre stations "esclaves" sont controlés par une station
"maitre". Un protocole d’arbitrage est associé au bus. Il gére la maniére dont les messages
accédent au réseau.

Dans un premier temps, nous décrivons quelques protocoles d’arbitrage. Ensuite, nous
détaillons des bus de communication avioniques et industriels qui utilisent ces protocoles.

Le protocole TDMA utilise un contrdleur de bus pour synchroniser ’émission de messages
pour chaque site. Ce controleur émet périodiquement une trame de synchronisation sur le
réseau. Chaque station connait I'instant d’émission de ces messages vis-a-vis de cette trame
de synchronisation. Le controleur peut étre fixe ou dynamique (élection en cas de panne).

Les protocoles CSMA (CD, CA et autres) se basent sur ’écoute du réseau. Lorsqu’il est
libre, la transmission débute. Dans le cas ot plusieurs messages sont émis simultanément,
la résolution des collisions s’effectue differemment selon le type de CSMA utilisé. Pour
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CSMA/CD, la transmission du message est stoppée et le message est réémis aprés un
intervalle de temps aléatoire. Pour CSMA/CA, la station de plus forte priorité continue
I’envoi de son message et les autres stoppent leur transmission. Lorsque le bus est libre,
les stations transmettent un identificateur bit & bit puis écoutent la porteuse. Un bit de
valeur 1 est masqué par un bit de valeur 0. Une station (coupleur) qui lit un bit différent
de celui qui vient d’étre transmis perd le droit d’émettre et passe en réception. La station
ayant envoyé l'identificateur de plus haute priorité gagne le droit d’émettre ses données.
Les autres stations tentent ensuite automatiquement un nouvel accés au bus (arbitrage
non destructif).

La scrutation (ou polling) consiste & désigner un site maitre qui controle I'envoi de
messages des sites esclaves. Ce protocole reste trés utilisé car il est simple et déterministe.

D’autres protocoles existent tels que token ring ou token bus [KU94].

Ces protocoles sont utilisés pour gérer I’accés au réseau. Nous présentons des réseaux dont
le service de communication est déterministe. On les trouve dans les domaines tels que
I’avionique, ’automobile, ...

DECKER décrit les principales caractéristiques des bus avioniques [Dec96]. Hormis la com-
munication, ils offrent des outils d’interopérabilité (avionique modulaire) et, éventuelle-
ment, la mise en place d’horloges communes. Les bus les plus connus sont le bus "Arinc
429", le bus "Arinc 629" et le bus "1553".

Le bus ARINC 429 est le plus ancien et le plus utilisé des bus en avionique civile.
Le bus est constitué d’un seul maitre et d’au plus 20 esclaves. La communication est
monodirectionnelle : un seul maitre existe dans le systéme et seule cette station est autorisée
a émettre des données sur le bus.

Le bus ARINC 629 a été proposé par Boeing, puis, normalisé par 'ARINC en 1989. Un
bus 629 connecte plusieurs stations qui peuvent étre maitres et/ou esclaves. On peut donc
mettre en place des communications bidirectionnelles. Le protocole d’accés au bus utilisé
est DATAC?. C’est un protocole de type TDMA. Il n’a pas de diffusion périodique d’une
trame de synchronisation servant "d’horloge" aux autres stations. Ce qui bien évidemment
est intéressant du point de vue de la tolérance aux pannes. Une des difficultés consiste a
initialiser le bus : [BGJ98] propose une étude des collisions lors de I'introduction de stations

sur un bus ARINC 629 CP vide.

Le Bus 1553 est utilisé depuis 1978 dans presque tous les systémes militaires et une grande
partie des systémes avioniques civils. Le bus 1553 peut contenir plusieurs esclaves/maitres.
Il est donc bidirectionnel. Le protocole d’arbitrage est de type scrutation. Chaque ordre
émis par la station maitre est acquitté par la station destinataire (I'ordre contient I’adresse
du destinataire). Le bus 1553 est donc un bus dont le fonctionnement est plutot asynchrone.

Digital Autonomous Terminal Access Control
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Le bus CAN a été créé par Bosch et Intel pour les systémes embarqués dans les automobiles
[TBWO95]. Les principales qualités de ce type de bus sont leur fiabilité et leur faible cott.
Le bus CAN est un réseau multi-maitres de type producteur/consommateur. Les stations
sont toutes reliées au bus CAN (topologie en bus). La transmission des données se fait par
diffusion. Le protocole d’acceés au bus est de type CSMA /CA. Il procure notamment des
services de stireté de fonctionnement trés évolués grace a des fonctions matérielles telles
que 'acquittement en réception ou la détection d’erreur de transmission. CAN est parti-
culiérement adapté aux systémes temps réel répartis de petite taille (longueur maximum
de 40 m pour un débit de 1IMBit/s) et dont les contraintes de fiabilité sont élevées.

Le bus FIP (ou WorldFIP dans sa version internationale) est un réseau orienté produc-
tique. La topologie d’un réseau de station basé sur FIP peut étre en bus ou en étoile. La
transmission des informations se fait par diffusion sur le médium (paire torsadée ou fibre
optique). Le controle d’accés au bus est réalisé par une station maitre. Les autres stations
sont définies comme des producteurs ou des consommateurs de données. La station maitre
organise les échanges de données grace a une table de scrutation (polling). FIP gére la
diffusion de données périodiques ou apériodiques. Les contraintes temporelles du trafic pé-
riodique sont garanties. FIP offre donc un service de communication déterministe. La taille
du réseau peut atteindre une longueur de 4000 m pour un débit de 1 MBit/s.

Finalement, le bus Profibus est développé par Bosch, Klockner-Moller et Siemens. Plu-
sieurs variantes a Profibus existent : FMS 0, PA!! (systémes en zone explosible) et DP'2,
En général, la topologie d'un réseau de stations basé sur Profibus est en bus. Le contrdle
d’accés au réseau est multi-maitre : I’élection de la station maitre est réalisée grace a un
jeton (la station maitre qui posséde le jeton est active). La station garde le jeton pen-
dant un laps de temps défini & la configuration. Ensuite, le protocole d’accés au bus est
de type scrutation maitre/esclave. Les données cycliques sont transmises puis les données
acycliques. Comme pour les réseaux FIP, les contraintes temporelles des données pério-
diques sont garanties. La taille du réseau peut atteindre une longueur de 400 m pour un
debit de 1,5 MBit/s (FMS). Ce type de bus est assez colteux et complexe.

De nombreux réseaux temps réel existent tels que TTP [PEP99], 'Ethernet commuté
[KS02] ou FDDI [L.S95].

2.4.3 Faisabilité des systémes temps réel répartis

Dans la plupart des travaux sur les systémes répartis, la migration de taches n’est pas
autorisée. Certaines solutions abordées dans la partie multi-processeurs restent valables.
En particulier, les heuristiques de placement peuvent étre adaptées aux systémes répartis.
Nous discutons donc des problémes spécifiques au cas réparti.

10Field Message Specification
"Process Automation
12Decentralized Periphery
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La vérification des contraintes temporelles des taches d’un systéme temps réel réparti peut
étre de type :

e Locale : on étudie les contraintes temporelles locales aux processeurs du systéme.
Pour cela, les résultats décrits dans la partie mono-processeur sont utilisés.

e Globale : on vérifie le respect des contraintes temporelles des traitements
répartis.

Un traitement réparti est une séquence de taches exécutées sur des processeurs différents.
Ces taches communiquent par 'intermédiaire du bus. Nous supposons que les tiches sont
activées lors de la réception d’un message.

Les contraintes temporelles de ces taches sont vérifiées grace & des tests basés sur le calcul
du temps de réponse (cf. équation 2.7). Il ne s’agit plus de vérifier le respect d’une contrainte
qui est locale & un processeur donné, mais de vérifier une contrainte qui met en relation
plusieurs processeurs reliés par un réseau : on cherche a vérifier, par exemple, que les
échéances des taches du traitement réparti sont bien respectées (soit Vi, r; < D).

L’approche la plus fréquemment utilisée dans la littérature est le calcul Holistique [TC94].
TINDELL propose d’utiliser le paramétre J; pour modéliser les contraintes de précédence
du traitement réparti : on affecte au parameétre J;, ¢ étant une tache ou un message, le
temps de réponse de la tache ou du message précédent dans la chaine de traitements. Le
temps de réponse d'un message i est le délai entre la date d’envoi et la date de réception
de ce message. Son application est simple et tient compte des dépendances cycliques entre
les taches situées sur de sites différents.

Le temps de réponse r; des taches, resp. des messages, est évalué grace a I’équation 2.11,
resp. 2.16.

On considére que le délai de communication M;; de la tache j vers la tache 4 est connu (cf.
section 2.4.1).

Le calcul holistique fonctionne de la fagon suivante :

1. Les r; et les J; des taches et des messages sont initialisés & 0.

2. On calcule le temps de réponse des taches et des messages grace aux équations 2.11
et 2.16.
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Réseau

Fi1G. 2.14 — Exemple de traitements répartis

3. On affecte aux J; le temps de réponse de la tache ou du message précédant la
tache/message 1.

4. On retourne a I’étape n° 2 tant qu’au moins un des r; évolue.

Soit I'exemple constitué des taches Ty, Ty, T3, Ty et Ty (cf. figure 2.14, cet exemple provient
du cours d’introduction au temps réel de Mr Frank Singhoff). Les taches 17, T5 et T5 sont
placées sur le processeur a et les taches T3 et Ty placées sur le processeur b. Un premier
traitement réparti est composé des taches 17 et T3, et un deuxiéme des taches T et Tj.
On remarque qu’'une dépendance cyclique existe entre ces deux traitements. Les messages
My et My sont émis périodiquement.

Messages | Période (en ms) | Délai de communication (en ms)
M,y 100 6
Mo 60 1

TAB. 2.2 — Délai de communication

On suppose que les délais de communication incluent les temps de propagation, d’acces,
de transmission et de traversée des couches.

A la premiére étape de ’algorithme du calcul holistique, les J; et r; sont initialisés & 0.

Nous passons a la deuxiéme étape de I’algorithme. Nous calculons les temps de réponse
des taches et des messages. Les valeurs sont données dans le tableau 2.4. Nous remarquons
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Tache | Période | Capacité | Priorité | Processeur
Ty 100 4 1 a
T 60 5 2 a
15 100 3 2 b
Ty 60 2 1 b
T5 90 3 3 a

TAB. 2.3 — Paramétres des taches

Message/Tache | My | My | Ty | Ty | T3 | Ty | T5
T 6 | 1 [4]95] 212
J; 0 0 0 0 0 0 0

TAB. 2.4 — Premiére itération du calcul holistique

que les temps de réponse 71, r4 et r5 n’évolueront plus. En effet, Ji, Jy et Js restent nuls
car il n’y a pas de précédence.

Dans la troisiéme étape de ’algorithme, on affecte aux J; la valeur du temps de réponse
de la tache ou du message précédent selon les relations suivantes : Jyr, = vy, Ja, = 773,
Jry, = rar, et Jp, = rag,. Nous revenons a la deuxieéme étape et calculons les r; en utilisant
les nouvelles valeurs des J;. Les résultats sont donnés dans le tableau 2.5. Les paramétres
nécessaires au calcul des temps de réponse ry, et 7y, sont fixés, rps, et ras, ne seront donc
plus modifiés.

Message/Tache | My | My | Ty | To | T3 | Ty | T5
T; 10 3 4 (10|11 2 |12
J; 4 2 0 1 6 0 0

TAB. 2.5 — Deuxiéme itération du calcul holistique

On applique 'algorithme jusqu’a ce que les valeurs des J; et des r; ne soient plus modifiées.
Le résultat final est donné dans le tableau 2.6.

Cette technique a fait I'objet de nombreuses extensions. En particulier, RICHARD propose
une solution afin de prendre en compte les systémes avec contrainte de précédence ou possé-
dant des taches apériodiques [RCRO1]. D’autres extensions existent permettant d’analyser
des systémes comportant des taches gérées selon une politique d’ordonnancement de type
POSIX 1003.b (politique SCHED FIFO ou SCHED RR) [CP00|. Enfin, KiM propose
une amélioration du calcul grace a la prise en compte des temps de réponse dans le cas le
plus favorable [KLSCO00].
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Message/Tache | My | My | Ty | To | T3 | Ty | T5
T 10 3 4 (12|15 2 |12
J; 4 2 0 3 (10| 0O 0

TAB. 2.6 — Derniére itération du calcul holistique

Le probléme des ressources partagées distantes est abordé dans [Sun97|. A chaque ressource
est associée une tache qui permettra aux taches locales ou distantes d’accéder a cette
ressource. Ainsi, une tache voulant accéder & une ressource partagée sera considérée comme
la derniére tache dans la chaine d’un traitement réparti.

Le calcul Holistique offre une solution intéressante pour déterminer des délais de bout en
bout. Toutefois, le temps de réponse obtenu est un pire cas. En outre, la vérification de la
faisabilité dans un contexte réparti reste peu utilisée.

Il existe néanmoins d’autres approches pour vérifier la faisabilité d’un tel systéme réparti.
Elles sont basées sur des heuristiques ou sur des extensions du modéle classique de tache.

Dans [Sun97|, le modeéle de tache considéré est le suivant : une téche est un ensemble de
sous-taches. Chaque sous-tache posséde un processeur hote, un temps d’exécution et une
priorité. Plusieurs heuristiques sont décrites. Elles sont basées sur ’étude de la période
pendant laquelle des taches de priorité plus forte ou égale sont exécutées.

Les extensions du modéle classique peuvent également étre utilisées dans un contexte ré-
parti. Par exemple, dans [CMBO00], une tache peut étre exécutée sur plusieurs nceuds hété-
rogenes (processeurs différents). Pour répondre & ce besoin, les auteurs proposent le modéle
de tdche DGMF qui est une généralisation de 'approche Multiframe.

2.4.4 Conclusion

Les systémes répartis étudiés sont constitués d’un ensemble de processeurs reliés par
un bus. Le délai de communication entre les taches situées sur des processeurs différents
n’est plus considéré comme négligeable et seuls les systémes n’autorisant pas la migration
de taches sont considérés.

La faisabilité de ces systémes consiste a vérifier, d'une part, le respect des contraintes tem-
porelles locales a chaque processeur. Les résultats classiques des systémes mono-processeur
sont alors utilisés. D’autre part, 'approche holistique permet de vérifier le respect des
contraintes temporelles globales du systéme.

Toutefois, cette méthode implique souvent des résultats pire cas trop grands par rapport a
la réalité : en pratique il se peut qu'un ordonnancement soit effectivement valide alors que
les temps de réponse calculés sont plus grands que les échéances.
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Malgré ses inconvénients, il s’agit de la méthode la plus générale qui ait été proposée a
ce jour. Les autres approches apportent parfois de meilleurs résultats mais semblent trop
spécifiques a des applications et/ou modeéles de taches donnés.
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2.5 Théorie des files d’attente

Il existe de nombreux domaines dans lesquels la théorie des files d’attente permet de
dimensionner les systémes : les moyens de transport, les moyens de communication (analyse
de réseau), ... D’'une maniére générale, la modélisation d’un probléme par des files d’attente
permet de comprendre la formation et la dissipation de suites de clients dans le systéme
étudié.

Un client peut étre une voiture arrivant & un carrefour, une personne dans une salle d’at-
tente ou encore des données circulant dans un réseau.

Discipline de service des clients

A i :

File

F1G. 2.15 — Description d’une file d’attente

Une file d’attente est composée d'une file et d’un serveur (cf. figure 2.15). Le fonctionnement
d’'une file d’attente est le suivant :

1. Les clients arrivent dans le systéme a une certaine fréquence.
2. Le serveur traite les requétes des clients aussitot qu’elles lui sont présentées. Si des

clients arrivent alors que le serveur est occupé, ils restent en attente dans la file. Dés
que le serveur a terminé son exécution, il s’occupe du client suivant.

En général, les clients sont servis suivant un protocole FIFO'3. D’autres disciplines
de service peuvent étre choisies telles que LIFO™ ou des politiques basées sur la
priorité des clients.

3. Sila taille de la file est fixée, différentes politiques peuvent étre appliquées alors qu’un
client arrive et que la file est pleine.

Au moins trois paramétres permettent de caractériser une file d’attente. Il s’agit :

e Du taux d’arrivée moyen des clients dans la file : .

13Le premier client arrivé dans la file est le premier servi
"le premier client arrivé dans la file est le dernier servi
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e Du temps moyen passé par un client a étre servi : % . Cette durée est aussi appelée
temps de service.

Définition 12 (Temps de service) Le temps de service S; d’un client est le temps
passé par celui ci a étre traité par le serveur [Kle75b]. S; est le temps entre l’activation
du serveur et sa terminaison. Le serveur est activé sur réception d’un client dans la

file :

o Lorsque la file d’attente est vide, le client est immédiatement pris en charge
par le serveur. S; est le délai séparant 'arrivée du client et la terminaison du
service.

e Dans les autres cas, le client attend dans la file la fin du service du client précé-
dent. S; est le délai séparant l’entrée du client dans le serveur, et la terminaison
du service.

e De taux d’occupation du serveur, ou intensité du trafic : p. p représente le
pourcentage du temps pendant lequel le serveur est occupé. Sa valeur est obtenue
grace a la relation p = %

Définition 13 (Loi de conservation du débit) Pour garantir que le tampon ait
une taille bornée, il faut que p < 1 .

La loi de conservation du débit certifie que le nombre de consommations est plus
important que le nombre de productions (cf. définition 13). Nous considérons que
cette condition est toujours respectée. Dans le cas contraire, le nombre de clients
présents dans la file d’attente croit vers l'infini.

Nous verrons par la suite que d’autres paramétres entrent en jeu tels que le nombre de
serveurs, la taille de la file, ...

2.5.1 Notation de KENDALL

Classiquement, la notation employée pour décrire une file d’attente est celle de KEN-
DALL ([Kle75b], |[Rob90]). Une file d’attente est définie grace & quatre paramétres :
A|B|C|D.

e A représente le taux d’arrivée des clients (ou encore la distribution du temps entre
deux arrivées consécutives).

e B décrit la distribution du temps nécessaire pour s’occuper d’un client (ou le taux
de service).
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o (C est le nombre de serveurs.

e D donne la taille maximum de la file. Si aucune valeur n’est indiquée, on considére
que la file posséde une capacité infini.

Les distributions d’arrivée et de départ peuvent étre de type D, M ou G.

e Une distribution D ou déterministe décrit un taux d’arrivée A (ou le délai entre
2 arrivées % ) de clients constant ou un temps de service % (ou taux de service p)

constant. La variance associée a ces délais est nulle.

e Une distribution markovienne ou M est décrite par un processus de Poisson de

paramétre A ou p selon qu’elle représente le taux d’arrivée ou de service d’une file.
La variance est, selon les cas, égale a % ou i Notons qu'un processus de poisson

permet de modéliser les phénoménes aléatoires.

En ce qui concerne la distribution markovienne, la probabilité d’avoir n événements
(arrivées ou services) de fréquence € dans l'intervalle de temps ¢ est de :

Pa(t) = E e

La probabilité qu'une durée T (intervalle entre deux arrivées ou temps de service)
soit comprise entre t1 et t2 est de :

P(t1 < T <t2) = et — 712

Avec t1 < t2 et €, le taux moyen d’arrivée (¢ = \) ou de service (g = p).

En outre, cette distribution exhibe la propriété markovienne : les événements
consécutifs sont sans mémoire, I’état futur dépend uniquement de I'état présent.
Un systéme est dit Markovien, si ses distributions d’arrivée et de service sont mar-
koviennes. Lorsqu’une seule des distributions est markovienne, le systéme est alors
semi-markovien.

e Finalement, la distribution générale ou G, est décrite par un taux moyen (A pour

les arrivées ou p) associé a une variance o2.



2.5 Théorie des files d’attente 52

2.5.2 Files d’attente classiques

Nous présentons dans cette section les files d’attente classiques M/M/1, M/D/1, M/G/1
et D/D/1 [Kle75b, Rob90]. Ces quatre files d’attente ont une taille infinie et ne possédent
qu’un seul serveur.

La file M/M/1 représente un systéme markovien. La fréquence d’arrivée et les temps de
service sont markoviens. Les critéres de performance de M/M/1 sont obtenus grice a la
résolution du processus de naissance et de mort (cf. figure 2.16).

Ao A1 A2 Ap An An+1
(o) (1)
I 2 TR fin41 fin+2

F1G. 2.16 — Processus de naissance et de mort

La file d’attente M /G /1 est un systéme semi-markovien. Les arrivées sont décrites par un
processus de Poisson. La loi de service est générale. L’obtention des critéres de performance
nécessite l'utilisation de chaines de MARKOV dites immergées.

Contrairement a la file M/M/1, la file M/D /1 posséde un temps de service constant. Les
critéres de performance sont obtenus a partir de résultats de M/G/1 en appliquant une
variance nulle.

La file D/D/1 est complétement déterministe : le temps entre 2 arrivées et le temps de
service sont constants. La durée entre 2 arrivées successives n’excéde pas la durée de service.
Dans le cas contraire, ’augmentation du nombre de clients dans la file serait permanente.
Ainsi, le serveur est toujours prét lorsqu’un client arrive dans le systéme. L’occupation
maximum de la file est donc de 1 client. Les résultats, tels que le nombre maximum de
clients dans la file ou le plus grand temps d’attente, peuvent étre déduits graphiquement
pour ce type de file d’attente.

2.5.3 Critéres de performance classiques

Nous présentons maintenant différents critéres de performance issus de la théorie des
files d’attente pour les files M/M/1, M/D/1 et M/G/1. L’ensemble de ces critéres est
résumé sous la forme d’un tableau & la fin de cette section.

Ces critéres sont obtenus lorsque la file a atteint son état d’équilibre (régime stationnaire).
Lorsque les arrivées de messages sont markoviennes, il faut étudier la file sur une période
de temps infinie pour obtenir cet état d’équilibre. Ce point est particuliérement génant
lorsque 'on effectue des simulations (cf. chapitre 6).
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Les critéres classiques de la théorie des files d’attente sont les suivants : W, L et P,.

o W est le délai moyen d’attente d'un client dans le systeme. W est égal a Wy,
le temps moyen passé par un client dans la file, plus Wy, le temps de service de ce
client :

W =W, + W, (2.17)

L est le nombre moyen de clients dans une file d’attente L est égal & Ly, le nombre
moyen de clients dans la file, plus L, le nombre moyen de clients dans le serveur :

L=L,+L, (2.18)

W et L sont liés par la loi de LiTTLE ([Kle75b]) :

Théoréme 1 (La loi de LITTLE) Le nombre moyen de clients dans la file, resp.
systeme, est égal au nombre moyen de clients arrivant dans la file pendant le temps
d’attente moyen d’un client dans la file, resp. systéme. Soit,

L=\W
Et

Ly = AW,

La probabilité qu’il y ait n clients dans le systéme est donnée par P,. Il existe
des cas particuliers intéressants tels que Py, Py et Py qui sont respectivement la
probabilité qu’un client attende son service, la probabilité que la file d’attente soit
pleine lorsqu’un client arrive et la probabilité d’avoir 0 client dans la file.

File L Ly W Wy Do
MM/ e o 7 |-
M/G/1 | AW, + EQEEA) [ EOTEE) [y, 4 20740 A0
M/D/L| AWt atss | s | Wty | oy

TAB. 2.7 — Critéres de performance des files M/M/1, M/D/1 et M/G/1

Le tableau 2.7 résume les principaux critéres de performance pour les files d’attente M /M /1,
M/D/1 et M/G/1 (Wy = 4 et p = AW, = Ly). Les résultats de M/D/1, resp. M/M/1,

peuvent étre retrouvés a partir des résultats de M/G/1 en appliquant une variance o
nulle, resp. égale a e

2
1
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2.5.4 Files d’attente dans les systémes temps réel

Dans cette section, nous présentons des travaux basés sur 1'utilisation de la théorie des
files d’attente dans les systémes temps réel.

La présence de tampons dans les systémes temps réel est commune. pourtant, & notre
connaissance, peu de résultats ont été proposés dans le cadre de systémes temps réel com-
posés de taches périodiques ordonnancées par un algorithme & priorités fixes.

Des travaux ont été menés sur des systémes multi-processeurs ot les communications entre
tache sont effectués par Iintermédiaire de tampon [TZ99]. Dans ces travaux, le tampon
est considéré comme une ressource partagée proposant la derniére valeur d’une donnée.
Dans le pire cas, I'occupation du tampon est la somme du nombre de consommateur
et de producteurs plus un. Les systémes que nous étudions sont différents. D’une part,
I’ensemble des taches producteurs et consommateurs sont situées sur un méme processeur.
D’autres part, toutes les données produites doivent étre consommeées et traitées par la tache
consommateur contrairement aux travaux précédent ou seule la derniére valeur produite
est considérée (éventuellement certaine valeur ne sont pas pris en compte).

Nous nous sommes donc intéressés aux travaux menés sur la théorie des files d’attente.
Néanmoins, les résultats ne conviennent pas au systéme que nous étudions. Leur objectif
est de vérifier des contraintes temporelles associées aux clients, or nous nous intéressons a
la taille des zones de stockage de clients n’ayant pas d’échéance particuliére.

La théorie des files d’attente propose des concepts qui peuvent sembler pouvoir résoudre
notre probléme :

e Le serveur périodique. Une file d’attente proposant un serveur périodique est en fait
une file d’attente composée de plusieurs files servies cycliquement par un seul ser-
veur [SLF92|. A part le comportement périodique du serveur, une telle file d’attente
ne permet pas de prendre en compte dans la distribution du temps de service la
variabilité du temps de réponse des taches due a I’ordonnanceur temps réel.

e Les files d’attente & priorités!®. Dans ces files, il est possible d’attribuer une priorité
aux messages [AVS02, Sta92]. Par exemple, les clients des files HOL'® ont une priorité
fixe [Kle75al.

CHEN propose des techniques de mesure du temps d’attente moyen de trafic temps réel
[CDY96]. Un trafic est dit temps réel lorsqu’il est soumis a des contraintes temporelles,
autrement dit, les messages doivent respecter une échéance donnée. Ce travail est basé sur
une file M/G/1 non-préemptive et non-oisive. Chaque trafic temps réel est un client, au
sens file d’attente, dont la priorité est donnée par ’algorithme d’ordonnancement EDF.

'5ou "priority queueing"
'6Head Of the Line
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LEHOCZKY a utilisé les files a priorités afin de vérifier les contraintes temporelles de taches
activées de maniére aléatoire [Leh96]. Pour cela, il a développé la théorie des files d’attente
temps réel'”. Il propose un critére d’ordonnancabilité valable lorsque le taux d’activation
moyen des taches est élevé (heavy traffic).

D’autres travaux ont été menés dans la communauté temps réel. En particulier, beaucoup
de lois de service ont été étudiées dans le monde des réseaux [ZF94]. Ces lois ont générale-
ment pour but de fournir une meilleure bande passante ou de garantir des délais de bout
en bout statistiques ou déterministes pour les données transmises. Mais la plupart de ces
lois de service sont dépendantes de ’état du tampon et utilisent des mécanismes matériels
pour obtenir les garanties voulues, mécanismes qui n’existent pas dans les systémes que
nous étudions.

2.5.5 Conclusion

La théorie des files d’attente permet de dimensionner les systémes. Une file d’attente est
définie par quatre paramétres : son taux moyen d’arrivée, son temps de service, le nombre
de serveurs et éventuellement la capacité maximale de la file.

Nous décrivons quelques files d’attente classiques, telles que les files M/M /1 et M/G /1, ainsi
que certains de leurs critéres de performance. Il est, par exemple, possible de déterminer
le temps moyen d’attente d’un client, le taux moyen d’occupation ou la probabilité que n
clients se trouvent dans la file & un instant donné.

Nous présentons également des exemples de systémes temps réel dimensionnés & 'aide de
la théorie des files d’attente.

7ou "real time queueing theory"
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2.6 Motivations de nos travaux

Cette theése traite de la faisabilité des systémes temps réel répartis.

Autre systéeme Autre systéeme

~ Réseau

% Taches périodiques 3 5 g
\

Tampons g
/

<1 Message g § §

Systéme mono-processeur

FiG. 2.17 — Proposition d’architecture répartie

Nous considérons qu’un systéme réparti est constitué de plusieurs sous-systémes mono-
processeur reliés par un réseau (cf. figure 2.17).

Un sous-systéme est composé de taches et de tampons. Nous supposons que les taches du
systéme sont périodiques et ordonnancées, par exemple, selon un algorithme & priorités
fixes. La migration des taches entre les différents sous-systémes est interdite. Les tampons
collectent des informations délivrées par un autre sous-systéme au travers du réseau ou
périodiquement lors d’'une communication entre taches de ce méme sous-systéme.

Les messages arrivent dans le tampon & une cadence donnée. Dans certains systémes,
cette cadence peut étre difficile & définir. C’est la cas des applications de supervision que
l'on trouve dans les systémes avioniques [Bur00]. Un systéme avionique est composé de
nombreux équipements logiciels ou matériels. Par conséquent, la probabilité de panne d’un
de ces équipements peut étre non négligeable. Il est donc nécessaire d’avoir recours & des
périodes de maintenance réguliéres. Afin de réduire les cotlits de maintenance, un service
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de supervision collecte, analyse et stocke les données relatives aux pannes. Finalement, les
résultats sont présentés durant les périodes de maintenance.

Les instants d’occurrence des pannes peuvent étre difficiles & déterminer précisément. Une
cadence d’arrivée connue est caractérisée par un délai inter-arrivée minimum. Dans le cas
contraire, nous considérons que les messages arrivent de maniére aléatoire avec un certain
taux d’arrivée moyen.

Il est intéressant d’étudier ce modéle d’application car il correspond & une pratique indus-
trielle que 'on retrouve, par exemple, dans 'avionique modulaire : le systéme est constitué
de sous-systémes communiquant par 'intermédiaire d’un réseau [Ari97|. Ces sous-systémes
sont éventuellement fournis par différents partenaires industriels. Le fonctionnement global
du systéme est défini par un intégrateur de systéme.

La présence de tampons apporte une certaine souplesse dans le fonctionnement d’une
application temps réel dont les taches communiquent. Les taches sont activées a leur rythme
mais il est nécessaire que la taille des tampons soit suffisante pour qu’il n’y ait pas de
situation de débordement. La modularité induite par les tampons facilite le travail de
I'intégrateur de systéme.

Notre objectif est de vérifier, d’'une part, que les taches respectent leurs contraintes tem-
porelles et, d’autre part, que la taille des tampons est suffisante pour qu’il n'y ait pas
de débordement. Nous ne nous soucions pas des contraintes temporelles des messages qui
transitent sur le réseau ou dans les tampons. Pour répondre & ce probléme, nous utilisons
les résultats classiques et éprouvés de I'ordonnancement temps réel et de la théorie des files
d’attente.

Afin de remplir ces objectifs, nous considérons que les taches ne sont pas liées par des
contraintes de précédence. Les activations des taches ne dépendent donc, ni des arrivées
de messages dans un tampon, ni de la terminaison d'une autre tache.

<

L’étude du respect des contraintes temporelles locales a un sous-systéme est donc relati-
vement simple. Nous utilisons pour cela les tests du cas mono-processeur pour des jeux de
taches périodiques et indépendantes (cf. section 2.2).

En revanche, la difficulté est reportée sur le dimensionnement des tampons. L’absence
de précédence entre l'arrivée des messages et ’activation de la tiche consommateur ne
correspond pas au fonctionnement classique d’'une file d’attente. Comme nous le verrons
par la suite, nous ne pouvons pas assimiler complétement le serveur d’une file d’attente et
une tache qui consomme les messages dans un tampon.

Les critéres que propose la théorie des files d’attente sont uniquement des critéres moyens.
Par conséquent, si le respect des contraintes temporelles des taches est important pour
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les applications ciblées, il peut étre intéressant de privilégier cet aspect pour obtenir des
garanties sur la faisabilité de I’ordonnancement.

Dans la section 2.5.4, nous avons vu que les travaux sur les tampons dans les systémes
temps réel ne correspondent pas a ce que nous cherchons. Nos résultats concernant ’analyse
de performance des tampons dans un systéme temps réel sont détaillés dans les chapitres
3,4, 5 et 6. Le cas des tampons possédant n flux d’arrivées de message et une tache
consommateur est étudié dans le chapitre 4. Dans le chapitre 5, les résultats concernent les
tampons partagés par n taches producteurs et une tache consommateur. Nous proposons
pour le premier, resp. le deuxiéme, type de tampon des critéres moyens, resp. maximums,
de performance.
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Dans le chapitre 2, nous avons présenté les résultats classiques des systémes temps
réels mono-processeurs, multi-processeurs et répartis. Ces systémes sont constitués d’un
ensemble de traitements (ou taches) soumis & des contraintes temporelles. Beaucoup de
travaux ont été menés afin de vérifier qu'un ensemble de taches est effectivement ordon-
nancable compte tenu des spécifications de I’application. Nous introduisons dans ce chapitre
nos propositions concernant ’analyse de performances des tampons d’un systéme temps
réel.

Autre sous systéeme Autre sous systéme

~] Réseau

§ Taches périodiques g
V

N S @
Tampon g \\
/

"] Message

Sous systéme mono-processeur

Fia. 3.1 — Architecture répartie étudiée

Nous étudions des systémes temps réel constitués de composants mono-processeur connec-
tés entre eux par l'intermédiaire d'un réseau (cf. figure 3.1). Chaque processeur héberge une
application formée d’un ensemble de taches. En particulier, nous vérifier la faisabilité des
sous-systémes mono-processeur. Nous ne supposons pas d’algorithmes d’ordonnancement
particulier.

Des tampons sont utilisés pour qu'un ensemble de taches, situées sur le méme processeur
ou non, envoient des données & un d’autres tiches d’'un sous-systémes mono-processeur.
La tache qui envoie, resp. réceptionne, un message est appelée "tache producteur", resp.
"tache consommateur".
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L’accés au tampon n’est pas soumis & un protocole particulier comme PIP ou PCP. L’uti-
lisation d’'un tel protocole aurait pour conséquence de modifier éventuellement 'ordre de
production ou de consommation des messages. Or, cet ordre n’a pas d’importance pour
nous : nous considérons toujours le pire cas ou la production de message est prioritaire sur
la consommation.

Nous considérons qu’il n’y a pas de précédence entre ’arrivée des messages dans
le tampon et I’activation de la tdche consommateur.

Dans la suite de la thése, nous étudions deux types de configuration :

e Dans le chapitre 4, nous présentons nos résultats concernant des tampons recevant
des données du réseau. Ces données sont consommées par une tiche situées sur le
sous-systéme comprenant le tampon.

e Dans le chapitre 5, nous présentons nos résultats concernant des tampons partagés
par n taches producteurs et une tache consommateur. L’ensemble des taches est situé
sur le sous-systéme comprenant le tampon.

Le modele de tache utilisé est celui décrit dans le chapitre 2 : une tache T; est décrite par
Iensemble de parameétres {S;, J;, P;, C;, D; et r;}. Nous supposons que les taches :

e Sont périodiques.
e Sont ordonnancées par un algorithme préemptif a priorité fixe.
e Ne sont pas soumises & des contraintes de précédence.

e Partagent des tampons.

La vérification de la faisabilité de telles applications est effectuée en deux étapes :

e La vérification du respect des contraintes temporelles est accomplie grace aux mé-
thodes classiques de faisabilité de taches périodiques partageant des ressources
(borne sur le taux d’utilisation processeur |[LL73|, calcul du temps de réponse
[JP86, ABRT93], ...).

e Ensuite, il est nécessaire que le nombre de messages présents dans le tam-
pon n’excéde pas sa taille. Nous présentons, dans les chapitres 4 et 5, les critéres
de performances permettant d’analyser ces tampons. Ces résultats sont établis en
supposant que toutes les taches respectent leur échéance (Vi : r; < D;). Nous consi-
dérons que 'analyse des tampons n’a pas d’influence sur la vérification de la faisabilité
de 'ordonnancement.
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Nous rappelons que la théorie des files d’attente permet d’analyser les performances de
systémes composés de serveurs, de clients et de zone d’attente : des personnes dans la salle
d’attente d’un docteur, un switch réseau aiguillant les données... Si de nouveaux clients
arrivent dans le systéme alors que le serveur est occupé, leur requéte est placée dans une
file. La connaissance du taux d’arrivée moyen et du nombre moyen de requétes que le
serveur peut traiter, permet de prédire, entre autres, le nombre moyen, le temps d’attente
moyen et la probabilité d’avoir un nombre donné de clients dans la file.

Une file d’attente est décrite par au moins 3 caractéristiques (notation de KENDALL) :
A|Bl|ec. A représente la fréquence d’arrivée des clients. B décrit la distribution du temps de
service. Finalement, c est le nombre de serveurs. Le taux d’arrivée et le temps de service
ont des distributions qui peuvent étre de type Déterministe D, Markovien M ou Générale

G.

Les tampons des systémes que nous étudions sont modélisés par des files d’attente ou les
clients sont les messages servant aux communications entre taches. Une premiére approche
aurait été de considérer que la tdche consommateur correspond au serveur et le tampon a
la file. Or, dans notre cas, il n’y a pas de précédence entre I'arrivée des messages dans le
tampon et 'activation de la tache consommateur. Il y a donc une différence de fonction-
nement entre nos tampons et les files d’attente. Nous posons donc des hypothéses pour
contourner ce probléme. L’objectif est d’obtenir une file d’attente dont le comportement
soit identique & celui de notre tampon.

File Discipline de service

Loi d’arrivée " Loi de départ
— ||| e -

I I
I I
I I
I I
I I
I I
I I
| \ |
Loi d’arrivée ! ' Tache consommateur
——— ] e —p

Tampon

FiG. 3.2 - Modélisation du tampon par une file d’attente

Nous considérons que les éléments constituant une file d’attente, c’est a dire, la file et le
serveur, correspondent au tampon (cf. figure 3.2). Les dates de sortie des messages de la
file d’attente sont égales aux dates de consommation de la tache consommateur. Le temps
passé dans le tampon est donc égal au temps passé dans la file et le serveur. Nous pouvons
faire la méme observation pour le taux d’occupation.
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Finalement, nous proposons une loi P pour modéliser le comportement de notre tampon
grace a une file d’attente (absence de précédence, périodicité des taches,...). Cette loi est
décrite par un délai moyen (temps entre 2 arrivées ou temps passé par un message dans
le serveur) et une variance sur ce délai. Ces deux parameétres sont nécessaires pour
obtenir les critéres de performances de la théorie des files d’attente.

Dans un premier temps, nous énoncons les caractéristiques de la loi P. Ensuite, nous
abordons le cas de la loi de service, puis de la loi d’arrivée P. Finalement, nous concluons.

3.1 Modélisation du comportement du tampon : la loi P

Tout d’abord, nous décrivons les caractéristiques de la loi P. Ces éléments nous servent
a déterminer les parameétres nécessaires a l'utilisation de critéres de performance de la
théorie des files d’attente.

Laloi P décrit le comportement temps réel et périodique des taches producteurs ou consom-
mateurs ordonnancées selon un algorithme préemptif a priorité fixe.

Afin de simplifier 'expression des critéres de performances et des preuves fournies par la
suite, nous considérons les hypothéses suivantes :

e Un seul message est produit ou consommé au maximum lors de 'activation périodique
d’une tache.

e Un message est consommé ou produit eé- unités de temps aprés 'activation de la €€

instance de la tache j. e? appartient a l'intervalle [0,7;] ot 7; est le temps de réponse

de la tache j. Par la suite, nous considérons qu’un message est consommé & la fin du

traitement de celui-ci par le serveur. Ce qui implique que eé- est égal a r;'-, le temps

eme

de réponse de la i instance de la tache j.

3.2 Loi de service P

Nous énoncgons maintenant les caractéristiques propres a la loi de service P. La loi de
service P est caractérisée par son temps de service moyen Wy. Nous rappelons la définition
générale du temps de service d’une file d’attente :

Définition 14 (Temps de service) Le temps de service S; est le temps passé par un
client a étre traité par un serveur. [Kle75b]. S; est donc le temps entre l'activation du
serveur et la fin du traitement du message.

o Sile systeme est vide, le serveur est activé dés qu’un nouveau client arrive.

e Si un ou plusieurs clients sont en attente dans la file, le serveur est activé immé-
diatement apres la fin du traitement du client précédent.
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Nous transposons cette définition aux tampons étudiés. Nous avons vu que le serveur ne
correspond pas a la tache consommateur. Les dates de sortie des messages de la file d’attente
sont obtenues grace aux dates de consommation de la tdche consommateur. Nous obtenons
une nouvelle définition du temps de service :

Définition 15 (Temps de service de la loi P) Dans notre modéle, le temps de service
est égal au délai entre la date d’entrée du message dans le serveur et la date de consom-
mation du message par la tdche consommateur.

Dans notre application, les activations de la tdche consommateur sont indépendantes des
arrivées de message. Les taches produisent ou consomment & leur rythme : la tache consom-
mateur peut, d’'une part, ne pas étre préte alors que des messages sont présents dans le
tampon, et d’autre part, s’activer alors qu’aucun message n’est présent dans le tampon.
Dans ce cas, la tdche consommateur termine normalement son exécution.

Consommation Consommation
Tampon vide du message @ du message 7 + 2 B
Consommation Consommation
Prons u message ¢ + 1 du message i + 3
Ordonnancement T s rg;;}j rit2 oy pits ritd rits ! .
de la tache ] | ] | L | | | A
consommateur | I I I I I I I
L
j i+1 i+2 ;
0; } 01 O;15 T O;fé
Arrivée _
du message ¢ + 1 Tampon vide Arrivée —
du message i + 3
Arrivée Arrivée
du message @ du message ¢ + 2
Wit _
Attente dans | w; \ \ Wiio \ Wiss
le tampon
Attente dans | Si | Sipi | Sipe | Sitd B
le serveur
Attente dans Wit [ ]
la file : Witz
4 |
Occupation ‘ o
du tampon
Occupation | ‘ c
du serveur
Occupation []
de la file |

FiG. 3.3 — Temps de service de la loi P

Nous trouvons sur la figure 3.3 trois groupes de chronogrammes :
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e Le chronogramme A illustre 'ordonnancement de la tache consommateur cons. Peops
est la période de la tache consommateur et rJ . est le temps de réponse de la j¢¢

cons
instance de la tdche consommateur.

e Les chronogrammes B représentent le temps d’attente dans le tampon W;, le temps
d’attente dans la file W et le temps de service S; des messages i correspondant a
I'ordonnancement de la tadche consommateur.

D’aprés la définition 15, le temps de service S; du message ¢ est égal au délai entre la
date d’entrée du message dans le serveur et la date de consommation du message par
la tache consommateur. Nous connaissons 77, le délai entre la j*™¢ activation de la
tache consommateur et la date de consommation de 7. Il nous manque donc le délai
séparant la date d’entrée de ¢ dans le serveur et la date d’activation de 'instance j
qui va consommer ce message. Nous notons O} ce délai. Par conséquent, S; est égal
a O;- plus 7J,,,..
Nous remarquons que W; est bien égal a Wé + S;. Le temps d’attente dans la file W;
et W3+3 des message i et ¢ + 3 sont nuls. En effet, pour ces messages, le serveur est
libre & leur arrivée. Ils ne restent donc pas dans la file.

e Les chronogrammes C donnent le taux d’occupation du tampon, de la file et du
serveur. Comme pour le temps d’attente, nous observons que le taux d’occupation
du tampon est bien égal au nombre de messages dans la file plus le nombre de
messages dans le serveur.

En se basant sur 'exemple de la figure 3.3, nous proposons de décrire le comportement du
tampon pour les messages i et ¢ + 1 :

1. Initialement, la file d’attente est vide. Lors de son arrivée, le premier message i est
donc immeédiatement traité par le serveur. Le temps d’attente dans la file W est nul.
Le nombre de message dans le serveur est donc de 1 tandis que la file reste vide.

2. Contrairement au cas du message i, lorsque le message i + 1 arrive dans la file, le
serveur est occupé. ¢ + 1 est donc stocké dans la file pendant Wg“ unité de temps.
W;H représente 'attente de la fin du traitement courant du serveur. Le nombre
de messages dans le serveur est toujours de 1, par contre 'occupation de la file est
maintenant de 1 message.

3. Lorsque le message ¢ est consommé, i+1 entre dans le serveur. Le nombre de messages
dans le serveur ne change pas (il ne s’agit plus du méme message) et la file est a
nouveau vide.
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Finalement, le temps de service de la loi P est donné par le théoréme 2.
Théoréme 2 (La loi p : temps de service) Lorsque le serveur est occupé, le i®™¢
temps de service de la loi P est égal a :

, . .
— _ il
Si = Tcons + PCOHS Tcons

Dans le cas contraire, S; est égal a :

11

S

— 0 [
i = Tcons +Oj

; R P i—1
Oj appartient a Uintervalle [—1,,,; Peons — Tlons]-

Eléments de preuve :

Nous savons que le temps de service est ’addition du délai O} séparant la date d’entrée
du message ¢ dans le serveur et la date d’activation de I'instance j qui va consommer ce

message et du délai /. entre cette activation et la date de consommation effective.

Départ du message ¢

P.ons Départ du message ¢ + 1
j i+1 j+2 L i+3 i
Ordonnancement  "eons TZons | TZons | Teons | "
de la tache | | 3 | ‘ —_— ‘ >
consommateur ‘ ! | !
| i : i+1)
Ojis2 ! Oj+3T

Tampon vide ) ; ' P 1 P
Arrivée du message 14 Arrivée du message i + 1

Si § ' Sig1 |
‘

Temps de service ‘ ‘

\ A

FiG. 3.4 — Temps de service lorsque le serveur est libre

Quand le tampon est vide, le message ¢ est pris en charge par le serveur dés son arrivée.
Nous considérons que i arrive entre la fin d’exécution d’'une instance j — 1 et la date de
consommation de I'instance j. Sur la figure 3.4, nous observons alors plusieurs cas de figure :

e Lorsque le message ¢ arrive avant la date d’activation de I'instance 7, O;- est le délai
entre l’'arrivée du message dans 'instance j — 1 et la date d’activation de la jé™e

instance de la tache consommateur. O; varie dans l'intervalle [0; Peons — ri L],
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e Lorsque le message ¢ arrive aprés la date d’activation de l'instance 3, Oi est le délai
entre 'arrivée du message dans l'instance j et la date d’activation de la ]eme instance
de la tache consommateur. O;- varie dans l'intervalle [—rJ,, . 0].

Quand le systéme contient un nombre de messages en attente supérieur & 1, dés que le

serveur a terminé son exécution, il traite immédiatement le message suivant (cf. définition

14). D’apres la définition 15, la date d’entrée du message dans le serveur correspond a la

date de consommation du message précédent.

Départ du message ¢

P.ons Départ du message ¢ + 1
1
j j+1 j+2 j+3 i
Ordonnancement 7%ons Tgons w rgons 1 Tgons "
de la tache — | 3 | ‘ | ‘ >
consommateur ‘ ‘ |
‘ i \ i+1 |
? Oj+2 T Oj+3 |

Tampon vide  Arrivée dli message ¢ En’rre du message @ + 1 dans le serveur

Arrlvee du meqqage 1+1 |

S; Sit1 .
Temps de service : : : >
Fi1c. 3.5 — Temps de service lorsque le serveur est occupé
Nous observons sur la figure 3.5 que dans ce cas, O; est égal & Peons — 72, L. Le temps de

i soal 3 _ il j
service est donc égal a Prons — 1,5 plus rl .. O

3.3 Loi d’arrivée P

Occupons nous maintenant de la loi d’arrivée P. La loi d’arrivée P est caractérisée
par le temps moyen entre deux arrivées A.

Nous considérons qu'un message est produit a chaque activation j de la tache producteur
prod, e rog Unités de temps apres la jé™e activation de prod.

Théoréme 3 (La loi p : délai entre deux arrivées) Le délai entre 2 arrivées consécu-
tives selon la loi P est donné par la relation :

) _ -1
A prod + PPT’Od 6p?"od

La preuve est identique & celle donnée pour la loi de service P en considérant qu'un message
est systématiquement consommé par activation. Le serveur est dans ce cas toujours occupé.
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3.4 Temps moyen entre 2 arrivées de messages A et temps de
service moyen W,
Nous proposons, ci-dessous, les expressions mathématiques permettant de calculer les

valeurs moyennes de l’ensemble des délais S; et A;. Pour cela, nous utilisons le calcul
classique de moyenne et de variance d’'un échantillon de valeurs.

Définition 16 Le temps de service moyen et la variance de ce temps de service sont égauz
a:

1
W,=-38; 3.1
- ;:1 (3.1)

Et
1 n
2 2 2

=3 82-w 3.2
US n = (3 S ( )

Ou n est le nombre de temps de service.

Définition 17 Le délai moyen entre deuz arrivées et la variance de ce délai sont égauzx o :

17’1
A==N"4; 3.3
n; (3.3)
Et
17’1
22N A2 A2 3.4
o= A (3.4)

Ou n est le nombre de délais inter-arrivées.

3.5 Conclusion

Dans ce chapitre, nous présentons les éléments sur lesquels se basent nos solutions. Nous
travaillons sur des applications mono-processeur reliées & d’autres systémes par l'intermé-
diaire d’un réseau. Ces applications sont composées de taches périodiques et indépendantes,
de tampons et d’un algorithme d’ordonnancement a priorités fixes, préemptif et non oisif.

La validité de I’ordonnancement des taches est vérifiée grace aux résultats classiques de la
littérature.

Nous modélisons les tampons de notre application par des files d’attente. Par la suite, les
tampons sont nommeés conformément & la notation de KENDALL. Les tampons sont classés
en deux catégories.
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Des tampons recoivent des messages aléatoirement par l'intermédiaire du réseau. Nous
utilisons alors les critéres moyen de performance issus de la théorie des files d’attente.
Pour cela il est nécessaire d’évaluer les paramétres de la loi de service P.

Une des principales difficultés est d’obtenir le temps de service moyen Ws. En effet, nous
avons vu que son expression est différente selon I’état du serveur.

Une autre difficulté est de déterminer la valeur de O;- lorsque le message ¢ arrive et que le
serveur est libre. Ce délai dépend alors de la date aléatoire d’arrivée du message.

En outre, la connaissance des dates de consommation ou de production de I’ensemble des
instances des taches est nécessaire. Or, il n’existe pas systématiquement de méthode de
calcul pour un systéme temps réel donné.

Des tampons recoivent des messages en provenance d’une ou plusieurs taches périodiques.
Dans ce cas, nous n’utilisons pas les critéres de la théorie des files d’attente mais nous
proposons des critéres maximums. Ce travail est basé sur les recherches menées dans le
domaine des réseaux ATM.
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Dans ce chapitre, nous supposons que les tampons de notre application temps réel
réceptionnent des messages de maniére aléatoire.

Selon la notation de KENDALL, un tampon partagé par n flux d’arrivée aléatoire de mes-
sages et une tache périodique qui consomme ces messages correspond a une file M/P/1
[Kle75b, Rob90]. La discipline de service de la file est la politique FIFO : le premier mes-
sage placé dans le tampon est aussi le premier & en étre extrait. Dans la suite de ce chapitre,
nous nous intéresserons uniquement a l’étude des systémes possédant un unique serveur.

Nous proposons une approximation de la file M/P /1. Il est nécessaire d’évaluer le temps
de service moyen Wj et la variance o2 du temps de service. Grace a ces deux paramétres,
nous pouvons utiliser les critéres de performance de la théorie des files d’attente (cf. tableau
2.7).

Ce chapitre est organisé en trois parties :

e Nous présentons quelques définitions préliminaires dans la section 4.1.
e Nous proposons une résolution approchée de la file M/P/1 dans la section 4.2.

e Finalement nous concluons.

4.1 Notions préliminaires

Préalablement a I’étude du temps de service et de sa variance pour la file M/P /1, nous
présentons quelques définitions/résultats.

La tache consommateur est une tache périodique indépendante ordonnancée suivant un
algorithme d’ordonnancement temps réel. Le consommateur est donc activé indépendam-
ment des arrivées de messages dans le tampon. Dans ce cas, une consommation peut étre
effective ou non.

Définition 18 (Consommation effective) Une consommation est dite :

o Effective si la tache consommateur est activée et au moins un message est présent
dans le tampon.

e Non-effective lorsque la tdche consommateur est activée et qu’il n’y a pas de message
dans le tampon.

Nous pouvons observer sur la figure 4.1, qu’aux instants de consommation des instances j
et j 4+ 2 de la tache consommateur, le taux d’occupation du tampon est nul. Ce sont donc
des consommations non-effectives. Par contre, aux instants de consommation des instances
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Consommations non effectives

Consommation
effective
du message 1% Consommation
P.ons effective

du message ¢ + 1

| | 1

k E+1 E+2! k+3
TCO’I'LS TCOTLS rcons : TCOTLS

e e

i —

Arriv%e du message ¢  Arrivée au message 7 + 1
! Si : Sit1
| | ¢

Tampon vide Tampon vide

Fi1G. 4.1 — Consommation effective et non effective

j+1letj+2 i yal message dans le tampon. Les consommations sont, dans ce cas,
effectives.

De la définition 18, nous pouvons déduire un résultat important pour déterminer le temps
de service moyen : le taux de consommation effective.

Théoréme 4 Le tauzr de consommations effectives U, de la file M/P/1 est égal a :

Uczl—POZp

O p est le taur d’utilisation de la file et Py, la probabilité que le tampon soit vide.
Le nombre moyen de messages présents dans le tampon a l'instant t est donc de :

n(t) = At — pt = Xt(1 — W)

Ou At est le nombre moyen d’arrivées sur t unités de temps et pt le nombre moyen de
consommations effectives sur t unités de temps.

Eléments de preuve :

En effet, une consommation est effective si le tampon est non vide. Si Py représente la
probabilité de n’avoir aucun message dans le tampon, le taux de consommation effective
U, est alors de 1 — Py. Or, pour une file G/G/1, p =1 — Fy [Kle75b]. La file M/P/1 étant
un cas particulier de la file G/G/1, U, est égale a p.
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Le nombre moyen de messages présents dans le tampon a l'instant ¢ est déduit du taux de
consommations effectives. O

Maintenant que nous avons défini la notion de consommation effective, étudions le temps
de service S;. L’équation 3.1 permet de calculer le temps de service moyen. Dans cette
équation, il est nécessaire de connaitre I’ensemble des valeurs des temps de service 5;. Cet
ensemble est difficile & déterminer pour deux raisons :

e A un temps de service S; correspond une consommation effective. Etant donné que
les messages arrivent dans le tampons de maniére aléatoire, il est difficile de savoir si
pour une activation donnée, la consommation associée est effective ou non. Autrement
dit, il est difficile de prédire qu’'une activation de la tdche consommateur implique
une requéte au serveur de la file M/P/1 et donc un nouvel S;.

e La file M/P/1 doit étre analysée sur un intervalle de temps infini. Ce qui implique
que I'ensemble des temps de service S; est infini (n — oo dans 1’équation 3.1). Or,
nous avons besoin d’'un ensemble fini de .S; pour calculer le temps de service moyen.

4.2 Proposition de résolution approchée de la file M /P /1

La résolution de la file M/P /1 consiste & trouver le temps de service moyen et la variance
sur ce temps de service.

Pour cela, nous devons connaitre le taux de consommation effectif de message a chaques
instants ¢. Or ce taux semble difficile & obtenir. En premiére approche, nous nous contentons
d’étudier un nombre limité de points :

1. Tout d’abord, nous résolvons le cas ou le serveur est requis a4 chaque activation de
la tache consommateur. Dans ce cas, p (ou U.) tend vers 1 et nous considérons que
toutes les consommations sont effectives.

2. Ensuite, nous proposons une approximation lorsque p tend vers 0 (U, tend vers 0).
Dans ce cas, seules quelques rares activations de la tdche consommateur impliquent
une requéte au serveur. Le nombre de consommations effectives tend également vers

0.

3. Les deux cas précédents sont des extrémes (p est compris entre 0 et 1). Grace & une
régression linéaire, nous obtenons donc ’approximation du temps de service moyen
de la file M/P/1 et de sa variance valide quelle que soit la valeur de p.
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4.2.1 Cas ou p tend vers 1

Dans cette partie, nous étudions la file lorsque p tend vers 1. Dans ce cas, le compor-
tement de la file M/P/1 devient principalement déterministe.

Théoréme 5 Lorsque p tend vers 1, le temps de service est de :
N 1 i—1
Si = Tcons + PCOHS ~ Tcons

Ou cons est la tdche consommateur.

Le temps de service moyen et sa variance sont égaux a :
Ws = Pcons

1<
o= L3 5w
ni:l

Eléments de preuve :

En effet, lorsque p tend vers 1, toutes les consommations sont effectives (cf. Théoréme 4).
Comme nous 'avons vu, un des problémes & résoudre est que si nous étudions la file sur
une durée infinie, ’ensemble des S; a considérer dans le calcul de Wy est infini. Il faut donc
pouvoir réduire la période d’étude infinie de la file & une durée finie.

Gréace a la nature temps réel périodique des taches, les séquences de temps de réponse de
leurs instances sont cycliques. La taille commune de toutes ces séquences est la période
d’étude ! du jeu de taches.

Nous considérons donc un intervalle de temps de nc fois la période d’étude du jeux de
taches.

r 1 n

® NC* Sl = ncx* (rcons + Peons — Tcons)
o 2 1

® NC* S2 = ncx* (rcons + Peons — Tcons)

/
® NC* S3 = ncx (7”3 Pcons - Tgons)

cons —"_

!La période d’étude (ou hyperpériode) représente une séquence infiniment répétée de ’'ordonnancement
[LMS80]. Eventuellement, il est possible de ne considérer que la tache consommateur et les taches de plus
forte priorité afin de réduire la taille de la séquence & considérer.
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n72)

! _ n—1
® NC* Sn,1 = Nncx* (rcons + Pcons — Tcons

Pcons_ o 1)

o ncx S, =ncx (r i

cons —"_

Finalement, la moyenne de 1’ensemble de ces temps de service est égal & :

1
W, =
ne

nen.Peons = Peons

En ce qui concerne la variance, nous effectuons le calcul sur le méme échantillon des n
temps de service. La variance o2 est donc égal a :

1 /
o= LY S W?

a

4.2.2 Cas ou p tend vers 0

Nous étudions maintenant la file lorsque p tend vers 0. Dans ce cas, le comportement
de la file dépend des instants d’arrivée des messages.

Théoréme 6 Lorsque p tend vers 0, le temps de service moyen est de :

Le temps de service moyen et sa variance sont égaux a :

P,
Ws _ c;ns
0_2 _ Pc20ns
s 12

Eléments de preuve :

Nous avons vu que lorsque p tend vers 1, toutes les consommations sont effectives. Il est
alors aisé de calculer le temps de service moyen. Par contre, lorsque p tend vers 0, les
consommations effectives sont rares (cf. Théoréme 4). Il est alors difficile d’obtenir une
valeur exacte de W,. Nous proposons donc une approximation de celui-ci.

Désormais, la probabilité que le serveur soit activé sur réception de message est trés im-
portante. Le temps de service est donc de la forme S =i+ OZ (cf. théoréeme 2). Un
premier probléme consiste & trouver la valeur de O;-. En outre, etant donné que le nombre
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de requétes au serveur (ou S;) est inférieur au nombre d’activation du consommateur,
I’ensemble des S; entrant en compte dans le calcul de W est difficile & déterminer.

Pour résoudre ces problémes, nous étudions la probabilité d’avoir un délai particulier entre
2 arrivées successives suivant un processus de poisson. Cette probabilité est représentée
par la fonction suivante [Rob90, Kle75b] :

fOLt)=1—eM (4.1)
1 T T T
1/5*x*exp(-1/5*x)
0.8
0EF
0.4 Moyenne
0.2 F
0 '}
0 [ 10 15 20 25 20 25 40 45 B

F1G. 4.2 — Processus de poisson ot A = 1/5

Sur la figure 4.2, nous avons la courbe de la fonction 4.1 pour une valeur de A égale a é
Lorsque p tend vers 0, la période de la tache consommateur étant fixée, A tend vers O.
Dans ce cas, 'intervalle de temps moyen entre 2 arrivées successives tend vers l'infini et la
fonction f(0,t) tend vers 0 quelle que soit la valeur de ¢.

Nous observons sur la figure 4.3 que dans ce cas la pente de la courbe est quasiment
horizontale. La probabilité d’avoir un délai particulier entre 2 arrivées consécutives est la
méme quel que soit ce délai. Par conséquent, la date d’arrivée intervenant dans ’intervalle?
[0, S;] avec une probabilité uniformément répartie implique que :

’
’Le serveur sera nécessairement sollicité durant l'intervalle [0, S;].
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1/100000000000%x#exxp{~1/100000000000%) —o—
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F1G. 4.3 — Processus de poisson ot A tend vers 0

s Si+0 S
s =2 =3

En outre, si les dates d’arrivées sont uniformément réparties sur une durée infinie, le nombre
d’occurrences de temps de service nc est le méme pour tous les S;. Le temps de service
moyen est donc de :

1 " nex S,
Wy = L
* T nxnc Z 2
=1
Soit,
1 <
=1
Finalement, nous avons :
P,
W, = c;ns

La variance d’un délai uniformément réparti sur un intervalle [a, b] est de :

2
o2 — (a +b)
12
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Nous cherchons la variance du temps de service moyen sur U'intervalle [0, P.yps], soit :

P2
0_2 _ _cons

s 12
O
4.2.3 Temps de service et variance approchée quel que soit p

Nous appliquons une régression linéaire aux deux cas précédemment étudiés afin d’ob-
tenir une expression du temps de service moyen et de sa variance pour tout p.

Théoréme 7 Le temps de service de la file M/P/1 est de :

11

Si=pS;+(1—p).S; = (1+p).5;

Le temps de service moyen est alors égale a :

P, P,
W — cons 1 _"_ — cons
S 2 ( p) 2(1_)\]305”5)

Et la variance de ce temps de service moyen est de :

2 1 & 2 Pgons
=1

La démonstration de ce théoréme est basée sur le théoréme 8.

Théoréme 8 Les poids associés auz temps de service S; et S;, sont respectivement p et
1—p.

Eléments de preuve :

En effet, la probabilité qu’'un message arrive dans la file alors que le serveur est occupé,
resp. libre, est égale a p, resp. 1 — p. Or, lorsque le serveur est occupé, resp. libre, le temps
de service du message ¢ est égal a S;, resp. S;’.

O

Maintenant que nous connaissons le poids associé aux deux formes du temps de service,
nous pouvons démontrer le théoréme 7.
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Eléments de preuve :

D’aprés le théoréme 8, le temps de service devient :

S; /
(1= p)5 +pS;

Ainsi, nous pouvons réécrire le temps de service moyen sous la forme suivante :
Soit,
Or nous savons que :

D’ou,

P,
W= 2 (14 )

Mais, p dépend du temps de service par la relation p = AWj. Si nous effectuons un chan-
gement de variable, nous obtenons :

Pcons

W, =~ (1 4 AW,)

Finalement,

PCO’I’LS
2(1 — \Legns)

s =

Nous appliquons la méme régression linéaire pour obtenir la variance. Nous savons que
2 4 -
lorsque p tend vers 0, o est égale & :

Par conséquent,
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2 _ lns’_WQ 1 — Pc%ms
i=1

a

4.2.4 Dates de consommation des messages

Dans cette section, nous nous intéressons a rJ,,,., le délai exacte entre ’activation j de

la tache consommateur et la date de consommation du message.

Nos résultats, et plus particuliérement la variance du temps de service, sont basés sur les
dates de consommations. Un des avantages de ce choix est qu’il est possible de prendre en
compte, dans ces dates, les variations suivantes :

e La variation du temps de réponse de la tache due aux interférences des taches de
plus forte priorité.

e La variation de la durée réelle d’exécution de la tache. La capacité de la tache n’est
qu’une borne sur cette durée.

e La variation du temps de réponse de la tache due aux accés a des ressources partagées.

Nous proposons trois méthodes pour obtenir la valeur des 7/, pour toutes les instances
VB

e Une méthode basée sur 1'étude statistique d’une application : on mesure les 77, . lors
de I'exécution de ’application. Cette méthode peut étre appliquée lorsque la période
d’étude du jeux de tache est trés grande ou qu’on ne la connait pas précisément.

Dans ce dernier cas, se pose le probléme de la durée de I’étude statistique.

e Une méthode consistant & simuler I’ordonnancement du jeux de tache de I’application
sur la période d’étude (cf. section 2.2.1.1). Cette méthode ne peut étre choisie que si
la période d’étude des taches est de taille raisonnable (il faut qu'un ordinateur soit
capable d’exécuter cette simulation dans un temps acceptable).

e L’application des méthodes hors lignes. Il n’en existe pas pour des jeux de téaches
dont la priorité est fixe. Pour avoir un intérét, ces méthodes doivent posséder une
complexité inférieure aux deux solutions précédentes.

Nous proposons ici une solution pour calculer les dates de consommation de messages qui
s’inspire de la méthode du calcul du temps de réponse classique. La complexité de notre
méthode est inférieure & celle d’'une simulation de I'ordonnancement lorsque la priorité de
la tache considérée est suffisamment élevée.

Notre méthode utilise la notion de temps creux cyclique [GCGC98a, GCGO1].
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Définition 19 (Temps creux) Un temps creux correspond & une unité de temps ot au-
cune tdche n’est exécutée. Le taux de temps creuz sur la période d’étude des tdaches est égal
a

1-U

U étant la charge processeur du systéme.
1l existe au moins deuz types de temps creux :

o Les temps creux cycliques sont identiques G chaque période d’étude du jeu de tdches.
Les temps creux cycliques peuvent étre modélisés par une tdche T, appelée tache
creuse, ou Cp = P(1 —=U), Dp = Pp = P et Sp = 0 (P est la période d’étude du
jeuz de tdaches).

e Les temps creuz acycliques se rencontrent lorsque les tdches ne sont pas synchrones
au démarrage.

Nous cherchons, pour une tache donnée i, & déterminer sur un intervalle de temps donné
le nombre d’'unités de temps creux cyclique et le nombre d’unités de temps occupé par
I'ensemble Ip(i) des taches de plus faible priorité que i. Nous limitons le jeu de tache étudié
aux taches de priorité supérieure ou égale a ¢ afin de ne considérer que les unités de temps
creux. En effet, dans ce cas, les unités de temps occupées par les taches de I’ensemble Ip(7)
deviennent des unités de temps creux.

Algorithme Temps Creux(t,i)
si la charge processeur U est égale & 1 alors
_ retourner 0
sinon
temps_creux = 0
capacité restante = 0
pour k de 0 & t faire
capacité_restante = max(0, capacité_restante - 1)
+ capacité des taches j activées a l'instant k (avec priorité j > 1)
Si capacité restante = 0 alors
fin si

F1G. 4.4 — Algorithme pour déterminer les temps creux cycliques

L’algorithme Temps Creux(t,i) permet de calculer, pour une tache i, le nombre d’unité
de temps creux sur lintervalle ¢ (cf. figure 4.4). Il fonctionne de la maniére suivante :
d’apreés la définition 19, lorsque U = 1, il n’y a pas de temps creux. Dans le cas contraire,
on détermine & chaque instant ¢, la charge processeur des taches. Cette charge représente la
capacité requise par ces taches a l'instant ¢. Si elle est nulle, aucune tache ne sera exécutée
a I'unité de temps suivante. On incrémente alors le nombre d’unités de temps creux.
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Le théoréme 9 offre une méthode pour calculer le temps de réponse rzj des instances j d’une
tache 1.

Théoréme 9 Pour un jeu de tiches ou Vi : r; < D; et D; < B;, le temps de réponse de
linstance j d’une tdche i est égal a :

vl =r,—(—1).B

7

Ot ry est calculé grice a ’équation 2.7 du pire temps de réponse d’une tdche virtuelle de
capacité :

Cy =3.Ci + Temps_Creux((j —1).P;,1)

Eléments de preuve :

Le théoréme repose sur le principe suivant : on crée une tache virtuelle v de capacité C,
dont la fin d’exécution correspond a la date, relativement & 0, de terminaison de l'instance
7 de la tache i considérée. Nous nous servons du temps de réponse r, de la tache v pour
obtenir les temps de réponse des j instances de la tache 3.

P, J
— i
Ty
\ ; ; . ]
C; : prio; < prioj C; : prio; < prioj

(B . (AL

~ ‘ ! ‘ N ‘ !
\ —
Unités de temps creux
\ o \
| B& K . [ K B .
I R
Cy

FiG. 4.5 — Temps de réponse d’'une instance de la tache

r, est obtenu en appliquant la méthode classique du temps de réponse (cf. équation 2.7).
On soustrait ensuite I’ensemble des périodes précédant 'instance j pour avoir le temps de
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réponse 75 ; de l'instance j relativement a son début d’activation (cf. figure 4.5). Il nous
reste a obtenir la capacité C, (la période de cette tache n’est pas nécessaire pour le calcul).

Par définition [Riv98, Leb98, CDKMO0], le temps de réponse d’une tache est égal a la
capacité de cette tache plus les interférences des taches de plus forte priorité. La capacité
C, est par conséquent au moins égale & j fois la capacité C;. L’équation classique du calcul
du temps de réponse suppose qu’une tache active et possédant la priorité la plus importante
est exécutée. Dans notre cas, les 5.C; unités de temps de la capacité ne sont pas disponibles
a tout instant. En effet, une fois la capacité d’une instance j épuisée, il faut attendre la
prochaine activation pour continuer I’exécution de la tache v. Le temps de réponse de notre
tache v comporte donc des unités de temps creux. Finalement, nous prenons en compte
ces unités de temps dans la capacité de la tache v grace a 'algorithme TempsCreux(t,i).
Soit, Cy, = j.C; + TempsCreux((j — 1).F;,1).
O

La complexité de cet algorithme est inférieure a la complexité O(n.T) d’une simulation du
jeux de tache ou n est le nombre de taches du systéme et T la période d’étude.

Propriété 1 La complexité de 'algorithme de calcul du temps de réponse d’ume instance

d’une tdache est de O(k.t.z).

Eléments de preuve :

En effet, algorithme de calcul du temps creux d’une téache ¢ dépend du temps ¢ et du
nombre k de taches de priorité supérieure a i. Sa complexité est donc en O(j.t).

La complexité du calcul du temps de réponse dépend du nombre k d’interférences des
taches de plus forte priorité que i. Elle dépend également d’un coefficient z représentant
la vitesse de convergence des itérations de ’équation de calcul du temps de réponse 2.8.
Finalement, la complexité du temps de réponse d’une instance d'une tache est en 0(k.t.z).
O

La complexité du calcul de l’ensemble des dates de consommation est donc en O(k?.t.z).
Nous limitons le jeu de taches aux taches de plus forte priorité que ¢. Le nombre de taches
k considéré est donc inférieur au cas de la simulation de 'ordonnancement (k < n), et la
période d’étude t de ce jeu de taches est inférieure a la période d’étude T du jeu de tache
complet. Le coefficient z a peu d’incidence sur la complexité car I’équation 2.8 converge
rapidement. Par conséquent, si la tache i posséde une priorité suffisamment élevée, O (k?.t.z)
sera bien inférieur & O(n.T), la complexité de la simulation de I'ordonnancement.
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4.2.5 Probabilité de non débordement

Nous avons vu qu’il est possible d’utiliser les équations du temps moyen d’attente et
du taux moyen d’occupation issues de la théorie des files d’attente.

Un critére supplémentaire permet d’évaluer la probabilité que le nombre maximum de
messages présents dans le tampon soit inférieur ou égal & la taille du tampon. Nous appelons
ce critére "probabilité de non débordement".

Cette probabilité peut étre employée de deux maniéres :

e On peut évidemment obtenir une probabilité de non débordement & partir d’une
taille spécifiée.

e On peut obtenir la taille du tampon & partir d'une probabilité de non débordement
désirée.

La probabilité de non débordement d’un tampon de taille T' dépend de la probabilité
d’avoir ¢ messages dans le tampon.

Définition 20 (La probabilité de non débordement) La probabilité de non déborde-
ment associée a un tampon de taille T est :

T
I17
i=0

Ou P; est la probabilité d’avoir i messages dans le tampon.

Pour certaines files d’attente la probabilité P; est difficile a déterminer, en particulier pour
la file M/G/1. Or la file M/P/1 est une instance de la file M/G/1. Par conséquent, nous
ne disposons pas de la probabilité d’état de la file P;. Nous proposons en annexe un début
d’étude de cette probabilité pour la file M/P/1 (cf. annexe A).

4.3 Conclusion

Nous proposons une résolution approchée de la loi de service P. Cette résolution consiste
4 déterminer le temps de service moyen Wj et la variance de ce temps de service o2. Grace
a ces deux parameétres, nous pouvons utiliser les équations du temps moyen d’attente et du
taux moyen d’occupation des files d’attente classiques telles que M/G/1 (cf. tableau 2.7).

Nous proposons également les premiers éléments permettant de calculer la probabilité de
non débordement d’'un tampon. Cette probabilité est nécessaire s’il on désire obtenir une
taille de tampon suffisante pour avoir une perte minimum de messages.
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Nous nous sommes limité & des lois d’arrivées markoviennes. Nos travaux peuvent étre
étendus aux cas ou les arrivées sont générales, soit un intervalle de temps séparant 2
arrivées consécutives décrit par un temps moyen et une variance. Mais il ne semble pas
exister pour l'instant de résultats suffisamment avancés pour les appliquer a notre cas.
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Dans ce chapitre, nous étudions les systémes ou des taches périodiques produisent des
messages dans un tampon.

Selon la notation de KENDALL, un tampon partagé par n taches producteurs et m taches
consommateurs correspond a une file P/P/m. La discipline de service des messages est
toujours la politique FIFO : le premier message arrivé est aussi le premier servi.

Il existe des similitudes entre notre systéme producteur/consommateur et certains systémes
issus du monde des réseaux hauts débits. C’est le cas des services de communication utilisés
par le transport de la voix dans les réseaux ATM : la couche d’adaptation AAL1 [GK96].

Nous nous sommes donc basés sur les résultats obtenus dans le cadre des réseaux ATM
afin de proposer des bornes maximum pour le taux d’occupation et le temps d’attente des
messages lorsque les arrivées de messages sont déterministes.

Ce chapitre est organisé en quatre parties :

e Dans la section 5.1, nous décrivons le fonctionnement des couches AAL servant au
transport des données & un débit fixe.

e En section 5.2, nous appliquons les résultats des travaux menés sur les réseaux ATM
aux tampons étudiés. Notamment, nous donnons les définitions et propositions qui
nous permettent d’établir des bornes maximums sur la taille des tampons.

e La section 5.3 propose les bornes maximums sur la taille des tampons.

e Finalement, nous concluons.

5.1 Taille des tampons dans la couche de transport & débit
constant des réseaux ATM

Regardons les systémes constitués d’un processeur émetteur et d'un processeur récep-
teur connectés par un réseau ATM (cf. figure 5.1).

ATM a été développé afin de fusionner les réseaux destinés au transport de la voix, de la
vidéo et des données. Le protocole ATM est orienté connexion, ce qui signifie que deux
machines qui veulent communiquer commencent par établir une connexion avant d’envoyer
leurs données, ce qui permet notamment d’avoir une garantie sur le temps maximal qu'un
paquet passera dans un commutateur.

L’AAL"! est une interface entre les couches logicielles élevées et le réseau. Différents types
d’AAL sont utilisés en fonction de la qualité de service désirée.

LATM Adaptation Layer
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Producteur Conson}mateur

v
AAL2 |

)
; AAL2
v !

ATM ATM

A= [5mzna 5ma:r] |

F1a. 5.1 — La couche de transport a débit fixe ’ATM

L’émetteur transmet des données audio & une cadence fixe. Nous noterons ce débit d’émis-
sion d. Le débit est exprimé en cellule, 'unité de transfert dans un réseau ATM.

Le temps de transport de ces cellules de ’émetteur au récepteur est variable et est compris
entre 0pn €t Omar, respectivement le délai minimum et maximum de transport. Cette
variation du délai de transmission, ou gigue, est dii a la traversée des différents noeuds

(commutateurs ou brasseurs) situés entre I’émetteur et le récepteur. Cette gigue est notée
A= 5maz - 6mln

Se pose alors le probléme de la livraison des données par le récepteur aux couches logicielles
de plus haut niveau. En effet, il serait difficile de suivre une conversation téléphonique si
des distorsions, voire des coupures, de la voie de son interlocuteur existaient. Il est donc
nécessaire de restituer le flux de données audio a la cadence de I’émetteur.

La solution consiste & mémoriser les informations audio dans un tampon afin de compenser
la gigue produite par le réseau de transmission.

Une des difficultés consiste alors a déterminer la taille de ce tampon pour qu’il n’y ait pas
de débordement. Nous notons L,,q. et Winee les bornes maximums sur, respectivement,
la taille des tampons et le temps d’attente maximum d’un message dans le tampon (cf.
équations 2.18 et 2.17). Dans [GK96], il est démontré que Ly, est nécessaire pour éviter
un débordement du tampon mais aussi suffisante car un tampon de plus grande taille est
inutile.

Théoréme 10 (Taille maximum des tampons ATM) La taille mazimum des tam-
pons régulant le trafic de la couche de transport a débit five d’ATM est de :

Wmaac —‘

(5.1)

Lmax =
-
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0l Wiar = 2.\ et d est la cadence fixe d’émission des données audio. 2.\ constitue le
plus grand délai pendant lequel les informations peuvent s’accumuler dans le
tampon.

La borne est calculée en dénombrant le nombre de messages produits pendant le temps
d’attente de la premiére cellule dans le tampon. Dans ATM, ce délai est aussi le plus grand
délai sans consommation. L’opérateur plafond est utilisé afin que la valeur de la taille du
tampon soit entiére.

L’équation 5.1 peut étre interprétée comme une illustration de la loi de LITTLE dans le cas
maximum (cf théoréme 1). Autrement dit, la taille maximum du tampon est égale & un
taux de production maximum pendant le délai d’attente maximum d’un message :

Lmax = )\max Wmaaz (5 . 2)

Avec, dans le cas des réseaux ATM, Aoz = é.

5.2 Application des résultats de la couche AAL1 4 notre tam-
pon

Nous étudions un systéme composé d’un ensemble de téaches périodiques qui
consomment ou produisent des messages dans un tampon (multi-producteurs/multi-
consommateurs). Ces taches accédent a un tampon et un seul. Nous rappelons qu’une
tache produit ou consomme au maximum un message par activation.

Un certain nombre de points communs existent entre les résultats présentés ci-dessus
et les systémes que nous étudions. Comme pour la couche AAL1 d’ATM, les produc-
teurs/consommateurs sont périodiques. Par contre, ces tiches peuvent étre exécutées sur
le méme processeur. Les producteurs et consommateurs interférent donc éventuellement
les uns par rapport aux autres de par cet accés concurrent.

Dans le cas d’ATM, la borne est déterminée grace au plus grand délai d’accumulation qui
correspond aussi au pire délai d’attente d'une cellule ou encore au plus grand délai sans
consommation. Dans les systémes que nous étudions, nous cherchons toujours le plus grand
délai d’accumulation associé & un tampon. Toutefois, contrairement a la couche AALIL, ce
délai n’est plus équivalent au plus grand délai sans consommation.

Rechercher une borne sur la taille d’'un tampon consiste donc & déterminer la contribution
de chaque producteur pendant le délai d’accumulation tout en tenant compte des consom-
mations effectuées. Pour ce faire, nous déterminons une borne sur le délai d’attente des
messages dans le tampon.

Avant de donner les différentes bornes maximums sur la taille des tampons, nous présentons
quelques définitions et propositions nécessaires a la compréhension de ces bornes.
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Tout d’abord, nous devons garantir que le taux de production soit inférieur ou égal au
taux de consommation. Cette condition est nécessaire pour avoir une borne maximum sur
la taille des tampons.

Définition 21 (Loi de conservation du débit) La condition nécessaire au non débor-
dement d’un tampon est la suivante :

2 S

prode PROD Pprod conscCONS

1 1

PCOTLS

(5.3)

Avec PROD, resp. CONS, l’ensemble des tdches qui produisent, resp. consomment, des
messages dans le tampon.

Cette condition est le pendant de la loi de conservation des débits de la théorie des files
d’attente (cf. définition 13). Nous remarquons que dans le cas de nos tampons, il n’est pas
obligatoire d’avoir une inégalité stricte.

Pour appliquer la technique utilisée dans la couche AALL, il est primordial de déterminer
le délai maximum d’attente d’un message dans le tampon. Nous noterons Wy,,, ce délai.

Nous rappelons que le délai d’attente est le délai entre la date de production d’un message
et 'instant de sa consommation. Dans les plates-formes mono-processeur considérées, il y
a interférence entre les producteurs et les consommateurs.

Ainsi, selon la configuration du jeu de taches et compte tenu du fait que le tampon fonc-
tionne de facon FIFO, entre I'instant de production d’'un message par un producteur i et
I'instant de sa consommation, y activations du (ou des) consommateur(s) sont nécessaires
pour consommer les messages déja présents dans le tampon. Nous ne cherchons pas, pour
Iinstant, a quantifier précisément y.

Définition 22 (Délai d’attente maximum) Le délai d’attente mazimum d’un message
est de

Waz = (y + 1)-Pcons + Deons (54)

O y est le nombre de messages pouvant étre déja présents dans le tampon au moment ot
le message i arrive.

Nous pouvons observer sur le schéma 5.2 le pire cas suivant : la production du message
est réalisée immédiatement aprés l'activation du consommateur et la consommation de ce
message est effectuée en fin d’activation du consommateur. Le délai maximum d’attente
est donc au pire cas de P.ons + ¥.Peons + Deons-

Nous avons fait I’hypothése qu'une tache produit un seul message par activation. Le taux
maximum de production est donc de un message par période.
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Pprod
[ |
Producteur | | -
|
! . . .
Tampon o Délai maximum de non consommation !
|
1
Consommateur ; ! A
[ ! !
Oprod P, cons D cons

F1G. 5.2 — Désynchronisation des producteurs et consommateurs

Définition 23 Le tauz de production mazimum est de :

1

)\maz = .
5 (5.5

prod

A partir des ces différentes définitions, nous proposons une expression de la borne maximum
de la taille des tampons.

Dans ATM/AALL, le délai maximum d’attente est évalué a partir de I’envoi de la premiére
cellule du flux. Or, dans notre cas, le début du délai maximum d’attente peut correspondre
a ’envoi de n'importe quelle cellule. Il existe donc une certaine désynchronisation entre les
réveils des producteurs et des consommateurs. La borne maximale sur cette désynchronisa-
tion est notée Oproq. Oprod représente le pire délai entre un réveil de la tache consommateur
correspondant au début du délai d’attente étudié, et un réveil de la tache producteur prod
qui va émettre un message pendant ce délai (cf. figure 5.2). Durant cette désynchronisation,
des messages peuvent étre produits. Il est donc nécessaire de calculer la production maxi-
mum de messages sur l'intervalle de temps constitué du délai maximum d’attente W4, et
du délai de désynchronisation Op;.oq.

Proposition 1 La taille mazimum Ly,q, d’un tampon P/P/1 est de :

(5.6)

Lyar = max

Wmax + Oprod B
Yy>0

prode PROD ’V PPTOd

La borne maximum sur la taille du tampon est obtenue par construction a partir du délai
maximum d’accumulation des messages et du débit maximum. La valeur de y n’étant pas
connue, nous prenons le maximum de ’expression. Notons que contrairement a la solution
utilisée dans ATM, y messages sont retirés de la borne dans I’équation 5.6. En effet, la borne
des tampons de la couche AALIL est construite grace au plus grand délai d’accumulation
des messages dans le tampon qui est égal au plus grand délai sans consommation. Nous
avons vu que dans notre cas, ces deux délais ne sont plus équivalents. Pendant le délai
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d’attente (cf. équation 2.17), y messages sont consommés. Ils doivent donc étre retirés afin
d’obtenir le nombre de messages accumulés pendant le plus grand délai d’accumulation.

Dans un premier temps, nous étudions le cas ol les délais critiques sont inférieurs ou égaux
aux périodes (Vi : D; < P;). Dans ce cas, le délai maximum d’attente d’un message devient
Winaz = (Y + 2).Peons. Le débit maximum reste de un message par activation de la tache.

Nous traitons les cas ol le tampon est partagé par n producteurs et un consommateur,
puis par n producteurs et m consommateurs.

Proposition 2 La taille maximum d’un tampon partagé par un consommateur et n pro-
ducteurs est de :

2).P,
Lyae = max Z {(y-l-Pﬂ—‘ +n—y (5.7)
Vy=20 prode PROD prod

Lorsque Vi : D; < P;.

Eléments de preuve :

Pour n producteurs et un consommateur, les réveils sont désynchronisés. Au pire cas, la
durée de cette désynchronisation est Oproq = Pproq- Nous avons toujours Wine, = (v +
2).P.ons. En substituant a I’équation 5.6, nous obtenons :

19 — max ’7(y+2)~Pcons +Pprod—‘ _
mar —
Vy=20 prode PROD PPTOd

Soit,

L — max ’7(y+2)'Pcons“ Tn—y

max —
Vy=0 prode PROD Pprod

O

Proposition 3 La taille mazimum d’un tampon partagé par m consommateurs et n pro-
ducteurs est de :

L = max

> {(y +2).-Peons

+n— 9.8
Pprod —‘ Y ( )

prode PROD
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Eléments de preuve :

Enfin, avec m consommateurs et n producteurs, le délai d’attente maximum est déterminé
a partir de la plus grande période des consommateurs. Notons Ph2% la plus grande période
des consommateurs. Nous avons, Wi = (y + 2).Phix. Etant donné que Oprod = Pprod:

cons*
nous obtenons :

9). pmax
Lmaw — max ’7(y +P) cons—‘ +n_y
Vy=0 prode PROD prod

O

Lorsque les délais critiques D; sont plus grands que les périodes, selon l'ordonnancement
des taches, les différentes activations d’un producteur peuvent étre retardées et provoquer
une rafale de messages (cf. fin de la section 2.2.1.3 et la figure 5.3).

Pprod

Producteur o 4 4 o

Consommateur \\ | ——

|
Peons

Oprod | |

Délai de non consommati

Fia. 5.3 — Rafale de messages

Proposition 4 La taille mazimum d’un tampon partagé par m consommateur et n pro-
ducteurs dont les délais critiques sont arbitraires est de :

Veons € CONS : max((y + 1).Peons + Deons) + Dprod
Lipar = max Iz

>
y=0 prode PROD prod
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Eléments de preuve :

Précédemment, la désynchronisation maximale était bornée par la période des producteurs.
Cette désynchronisation maximale représentait la production au plus tard de message
pendant une activation et une seule. Avec un délai critique éventuellement supérieur & la
période, au pire cas, cette désynchronisation est bornée par Oproq = Dprod-

Le plus grand délai d’attente devient :

Winaz = Yeons € CONS : max((y + 1).Peons + Deons)

Finalement la borne maximum sur la taille du tampon est de :

I ~ max Z Veons € CONS : max((y + 1).Peons + Deons) + Dprod
maxr — =0 P o
prode PROD p

a

Dans quasiment toutes ces équations, une variable ne dépend pas des spécifications du jeu
de taches mais de I'ordonnancement. Il s’agit de y. Nous ne disposons pas de moyen pour
calculer sa valeur. Dans certain cas, il est possible de calculer les valeurs de Lj,q: €t Winas
grace & une étude des limites de ces équations.

5.3 Bornes maximums sur le temps d’attente et le taux d’oc-
cupation des tampons

Les équations 5.7 et 5.8 comprennent un terme y non défini. Malgré cette inconnue,
des bornes peuvent étre déduites de ces expressions.

Dans un premier temps, nous travaillons sur des tampons partagés par un consommateur
et un producteur. Puis, nous étudions le cas ou le tampon posséde plusieurs producteurs
et un consommateur.

5.3.1 Systéme "un consommateur et un producteur"

Le systéme considéré comprend un consommateur et un producteur périodique. Les
bornes maximums sur le taux d’occupation et le temps d’attente de ce tampon sont données
par le théoréme suivant :

Théoréme 11 Pour un tampon partagé par un consommateur et un producteur périodique,
les bornes mazximums sur le taur d’occupation et sur le temps d’attente sont de :
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Lunas = 2 (5.9)

Winaz = 2-Peons (5.10)

Eléments de preuve :

Au pire cas, lorsque le tampon est partagé par un producteur et un consommateur uni-
quement, la contrainte de débit (cf. définition 21) implique que Peons = Pproq. En outre,
comme producteur et consommateur ont une période identique, nous avons Op,oq = 0. Si
I’on substitue ces informations & I’équation 5.6, nous obtenons :

(Y +2)-Peons
PCOTLS

D’aprés LITTLE, nous avons (cf. théoréme 1) :

Lmax:’V -‘_y:y+2_y:2

L=\W
De plus,
Wmax = (y + 2)~Pcons
Or,
1
A pu—
Peons

Par conséquent,

Lypaz =2= y+ 2
Soit,

y=0 et Winaz = 2.FPeons
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5.3.2 Systéme "un consommateur et n producteurs"

Regardons plus en détail le cas de I'équation 5.7. Le systéme considéré comprend un
consommateur et n producteurs. Ce paradigme est classique dans les systémes puisqu’il
correspond, par exemple, au multiplexage des requétes de plusieurs clients (les producteurs)
vers un serveur (le consommateur). Il se trouve que dans les applications que nous ciblons,
ce paradigme est aussi fréquemment présent. Dans ce paragraphe, nous discutons d’une
propriété remarquable de la proposition (5.7), qui est la suivante :

Théoréme 12 Pour un tampon P/P/1 partagé par un jeu de tiches harmoniques® dont
n consommateurs avec D; < P;, les bornes mazimums sur le taux d’occupation et sur le
temps d’attente sont de :

Loz = 2.1
(5.11)
Winaz = 2.1 Peons

Dans le cas d’un jeu de tdches non harmoniques, les bornes mazimums sur le taux d’occu-
pation et sur le temps d’attente sont de :

Loz =20+ 1
(5.12)
Winaz = (2.1 + 1). Peops

Eléments de preuve :

Nous commencons par étudier le cas ol les taches ne sont pas harmoniques. Nous montrons
grace aux équations 5.3 et 5.6, qu’au pire cas, un seul producteur peut accumuler 3 messages
et les n — 1 producteurs restants accumulent au plus 2 messages.

Nous montrons d’abord qu’un producteur peut produire au plus y + 3 messages pendant
le délai d’attente. Pour un jeu de taches composé de 1 consommateur et n producteurs,

nous savons que Pp.oq > Peons. Le débit maximum d'un producteur i est obtenu lorsque
(y+2)-Pcons+Oi—| _ ’V(y‘f'g)-Pcons‘i‘Pcons
12 =

cons

P, — P.,,s. Soit une production de [ W = y+ 3 messages

maximum pendant Wi,,..

Nous cherchons maintenant & déterminer l'intervalle I des valeurs de P; pour lequel la
production reste de y + 3 messages. Lorsque P; — P,.o,s, le premier (ou le dernier) des
y + 3 messages est produit dans lintervalle ]0, P.,,s[. Ce délai peut étre uniformément
réparti aux y + 1 instances du producteur afin de maximiser sa période tout en conservant
une production de y + 3 messages. Ainsi, la plus grande période du producteur 4, telle que

2Un ensemble de taches est harmonique si toutes les taches possédent des périodes multiples entre elles.
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y + 3 messages soient produits, est donc P; = % + Poons = %_ La production
est de y + 3 messages pour un producteur lorsque sa période est comprise dans l'intervalle

] :]PCOTLS’ (y+2y)—;—P1.cons [

(y+2)~Pcons

S alors
les n — 1 producteurs restants ont une période qui tend vers (y + 2).P7, .. En effet, la loi

de conservation du débit (cf. définition 21) peut étre exprimée de la fagon suivante :

1
E+ZP

prode PROD* prod PCOTLS

Nous montrons maintenant que si la période d’un producteur tend vers

1 1
<

ou encore :

1 <$_Pcons

prode PROD* Pprod . Peons

Ot PRODY est ’ensemble des producteurs PROD auquel nous avons retiré le producteur
dont la période est . Ce producteur est celui qui produit y + 3 messages.

Posons :

(y+2)~Pcons

eS| et lorsque £ — P.yps. On

et étudions les limites de cette fonction lorsque x —
obtient :
1

. hmzﬂ% f(x) = Wt2) - Peons

Or > prodePROD* Pplmd < (y+2)1.Pcons ; ce qui implique, au pire cas : Vprod € PROD* :
Pprod - (y + 2)'Pc—£ns'

d 1i]"Ilfl'4’1:.0071,5 f(l') = O

Or > prode PROD* Pp'lrod < 0; ce qui implique, au pire cas : Vprod € PROD* : Py.oq —
00.

L’intervalle des périodes des producteurs appartenant & PROD* est donc J =|(y +
2).P.ons, 0[. Nous obtenons donc une production maximum de :

Winaz + Oprod“

prode PRO D* ’V PpTOd

ou encore :
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2) Prons 2).P*
Z ’7(y+ ) +(y+ ) cons—‘ =9mn — 2

prode PROD* (y + 2)-P£ns

Finalement, d’aprés I’équation 5.6, la borne est de :

Lmax:y+3+ Z

prode PROD*

(y + 2) Peons + (y +2). P —y
(y + 2)-P£ns

et donc

Lpor=y+3+2n—-2—-—y=2n+1

Dans la preuve du théoréme 11, nous montrons que L, = ¥y + 2, Soit :
Winaz = (2.1 + 1). Peops

Dans le cas d'un jeu de taches harmoniques, nous appliquons la méthode décrite ci-dessus.
Cette fois-ci, un producteur émet au pire cas y + 2 messages pendant le délai d’attente. En

effet, dans le cas harmonique, le décalage entre les activations de deux taches ayant la méme
(y+2)-Pcons
L’intervalle I des valeurs possibles de P; devient [Peyps, %] Si 'on substitue a

I’équation 5.6 ces informations comme pour le cas non harmonique, nous obtenons :

(y + 2)PCOTLS + (y + 2)'PCOTLS—‘ o
(y + 2)‘PCOTLS

période est nul. Un producteur ¢ émet donc au pire cas [ W = y + 2 messages.

Lmaz:y+2+ Z ’7

prode PROD*
Soit,
Loz =y+2+2n—-2—y=2n
Et,
Wmax = 2-n-Pcons
O

5.4 Conclusion

Nous faisons une description des réseaux ATM et des résultats concernant la couche
AALI pour dimensionner les tampons.

A partir des travaux menés sur la couche AAL1, nous avons proposé un certain nombre de
bornes maximums sur la taille des tampons partagés par un ensemble de taches périodiques.

En particulier, trois résultats nous semblent intéressants :
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e [’occupation maximum d’un tampon partagé par un consommateur et un producteur
est de :

Lmax =2

e [’occupation maximum d’un tampon partagé par un consommateur et n producteurs,
lorsque ces taches sont harmoniques, est de :

Liaz = 2.0

e [’occupation maximum d’un tampon partagé par un consommateur et n producteurs,
pour des taches quelconques, est de :

Loz =2n+1

Ces bornes ne supposent pas l'utilisation d’un algorithme d’ordonnancement particulier.
Elles peuvent donc étre affinées si des hypotheéses sont faites sur ’ordre d’exécution des dif-
férentes taches. Pour I'instant, nous ne nous sommes pas encore intéressé aux conséquences
de T'utilisation d’algorithme d’ordonnancement particulier sur les critéres de performance
de la file P/P/1.

Nous travaillons actuellement sur I’élaboration des bornes maximums sur le taux d’occupa-
tion et le temps d’attente pour des tampons possédant n producteurs et m consommateurs.
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Dans les chapitres 3, 4 et 5, nous proposons des critéres d’analyse de performance de
tampon. Afin de vérifier la validité de nos résultats, nous avons développé des simulateurs
pour les files M/P/1 et P/P/1.

Nous nous sommes donc intéressé aux techniques de simulation & événement discret. Le
role de nos simulateurs est de faire évoluer ’état du systéme. L’état du systéme correspond
au nombre de messages présents dans le tampon a un instant ¢. Pour des raisons de per-
formance, nous nous occupons uniquement des instants de consommation et de production
des messages. Ainsi, une simulation consiste & générer les dates d’arrivées et de départs
des messages, puis a mesurer les critéres qui nous intéressent.

Les simulateurs ont été développés en langage Ada. Ce langage a été choisi pour des raisons
de portabilité. En effet, les opérations arithmétiques, les types, le générateur aléatoire,...
sont normalisés au travers du standard ISO/IEC 8652 :1995. Les résultats produits par
nos simulateurs sont donc identiques quelques soit la plateforme ou le systéme d’exploi-
tation. Evidement, il faut que cette plateforme ou ce systéme d’exploitation posséde un
compilateur Ada certifié ISO/IEC 8652 :1995.

Ce chapitre est organisé en trois parties :

e Dans la section 6.1, nous décrivons le simulateur P/P /1. Ensuite, nous détaillons les
conditions dans lesquelles se sont effectuées les simulations. Enfin, nous analysons les
résultats obtenus.

e La section 6.2 est organisée de la méme maniére que la section précédente mais
concerne la file M/P /1.

e Finalement nous concluons.

6.1 Simulation de la file P/P/1

L’objectif des simulations de la file P/P/1 est de confirmer que le nombre de messages
présents dans le tampon n’est jamais strictement supérieur aux bornes maximums du
théoréme 12 : 2.N et 2.N + 1.

Nous commengcons par décrire I’ algorithme du simulateur de file P/P /1 que nous avons uti-
lisé. Les interfaces des procédures implémentant ces algorithmes sont également présentées.
Puis, nous analysons les résultats de simulation obtenus.

6.1.1 Description du simulateur P/P/1

Dans cette section, nous décrivons les algorithmes utilisés pour concevoir notre simula-
teur de file P/P/1, ainsi que les interface des fonctions/procédures qui mettent en ceuvre
ces algorithmes.
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Algorithme Simulation (nb_producteur, nb_simulation)

Début
— Initialisation des simulations

Initialisation ()

Pour n allant de 1 & nb_simulation faire

— Initialisation de la n*“™¢ simulation
Initialisation _n ()
— on exécute la n*™¢ simulation

Simulation_n ()

— on affiche les résultats de la n*®™¢ simulation

Reésultat () ;
Fin pour;

— fin des simulations
Fin;

Fia. 6.1 — Algorithme du simulateur de file P/P/1

L’algorithme Simulation permet d’effectuer et d’analyser nb_simulation simulations
d’'une file P/P/1 possédant nb_producteur producteurs (cf. figure 6.1). Cet algorithme
est subdivisé en quatre parties :

1.

Une phase d’initialisation.
Une phase d’initialisation spécifique & une simulation n donnée.
Une phase d’exécution de la simulation n.

Une phase d’affichage des résultats de la simulation n.

Lorsque toutes les simulations ont été effectuées, soit n = nb_ simulation, 'algorithme se

termine.

Nous détaillons maintenant chacune de ces phases.
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Algorithme Initialisation ()

Début

tableau tache « génération des périodes des taches

borne maximum « borne maximum théorique sur ’occupation du tampon
Fin;

Algorithme Initialisation n ()

Début
occupation tampon « 0

occupation _max_tampon « 0
tableau temps_reponse « {-1, -1, ...-1}
Fin;

F1G. 6.2 — Les procédures d’initialisation du simulateur P/P/1

Les algorithmes Initialisation et Initialisation n sont utilisés pour initialiser les va-
riables de la simulation (cf. figure 6.2). Dans le premier, on génére les valeurs des périodes
des nb_producteur taches producteurs et de la tdche consommateur. Ces valeurs respectent
la loi de conservation du débit (cf. définition 21). A partir de ces valeurs, on calcul la borne
maximum sur l'occupation du tampon (cf. théoréeme 12). Le deuxiéme algorithme remet a
0 les variables nécessaires a une simulation de la file P/P/1 générée.

L’algorithme Simulation n exécute une simulation de la file P/P /1 (cf. figure 6.3).

Cette simulation est effectuée sur la période d’étude du jeu de téaches (cf. section 2.2.1.1.
L’indice j de la tache i appartient donc a l'intervalle [1, %].

A chaque pas de simulation, ’état du systéme évolue. Selon que le prochain événement
soit une production ou une consommation, le nombre de messages présents dans le tampon
augmente ou diminue. La simulation consiste donc & déterminer ’ordre d’apparition des
ces événements.

Le prochain événement posséde le temps de réponse le plus proche de I'instant courant.
Nous considérons dans cet algorithme que la production et la consommation interviennent
a la fin du temps de réponse. Les temps de réponse, relativement a 0, de l'instance j
des taches producteurs ou consommateur ¢ sont générés aléatoirement dans l'intervalle
[0, 5.P; 4+ D;[. Ces temps de réponse sont stockés dans la variable tableau temps reponse.

La procédure Temps Reponse Minimum renvoie l'indice de la tache correspondant a
I’événement le plus proche de I'instant courant. Si des dates de production et de consom-
mation sont identiques, l'indice de la tache producteur est retourné en priorité. Il suffit
ensuite de trouver le plus petit élément du tableau tableau temps reponse et d’ajouter
ou retirer un message du tampon. Dés qu’un événement a été traité, son temps de réponse
est effacé afin de générer un nouveau temps de réponse.
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Lorsque toutes les instances des taches ont été traitées, la simulation est stoppée.

Algorithme Simulation n ()
Début
Tant qu’il reste des activations de tache & traiter faire

Pour toutes les taches i faire
— on génére si nécessaire le temps de réponse de ’activation courante

Si tableau temps_reponse(i) = -1 alors
tableau temps reponse(i) <« temps de réponse uniformément
généré dans dans 'intervalle [0 ;période de la tache];
Fin si;
Fin pour;
— On cherche la prochaine date de consommation/production de message

indice_tache < temps_reponse_minimum(tableau temps reponse);
tache < tableau tache(indice tache);

— On met a jour la valeur de l'occupation courante/maximum du tampon

Si tache est un consommateur alors
Si occupation tampon > 0 alors

occupation tampon «— occupation tampon - 1;
Fin si;
Sinon si tache est un producteur alors
occupation tampon «— occupation tampon - 1;
— on affecte 'occupation maximum du tampon

Si occupation tampon > occupation max tampon alors
occupation max tampon <« occupation tampon;
Fin si;
Fin si;
tableau temps reponse(indice tache) «— -1;
Fin tant que;
Fin;

F1G. 6.3 — Simulation n de la file P/P/1
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Algorithme Résultat ()

Début
Si occupation _max tampon > borne maximum alors
Afficher("la borne maximum théorique est fausse") ;
Sinon
Afficher("Simulation" & n & "Occupation maximum : "
& occupation _max_tampon);
Fin si;
Fin;

F1G. 6.4 — Calcul des résultats de la simulation P/P/1

L’algorithme Résultat est exécuté a la fin de chaque simulation (cf. figure 6.4). Il permet
de vérifier que l'occupation maximum observée est bien inférieur & la borne maximum
donnée en paramétre.

Nous décrivons maintenant les interfaces des différentes procédures développées en Ada
pour la mise en ceuvre du simulateur de file P/P/1.

package Queueing System.Ppl is

Procedure Simulate Ppl (
nb_simulation : Natural ;
nb_producer : Natural;
Sys : System ) ;

end Q{iéueing_System ;

F1G. 6.5 — Interface de la procédure Simulate Ppl

La procédure Simulate Ppl est I'implémentation de 'algorithme Simulation (cf. figure
6.5). La variable sys de type System contient I'ensemble des informations relatives a
Iapplication temps réel modélisée (informations sur les processeurs, les taches,...).

La procédure Random Project 1 N est utiliste pour générer une file P/P/1
possédant nb_producer producteurs et un consommateur (cf. figure 6.6). Le type
Buf fer Roles Range est l'intervalle de valeur autorisé pour le nombre de producteur
ou de consommateur. La contrainte de débit est respectée (cf. définition 13).

La valeur de la période de la tache consommateur est affectée par 'intermédiaire du para-
métre consumer _period. Le parameétre period producer,,ax indique la valeur maximum
que peuvent avoir les périodes des taches producteurs. deadline min et deadline max
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package Queueing System is
Procedure Random PrOJect 1 N (

nb_producer : in Buffer Roles Range;
producer period max :in Natural,

consumer _period : in Natural ;

deadline max : in Natural ;

deadline min : in Natural ;

base period max . in Natural ;

sys : out System) ;

Procedure Random Project 1 N _Harmonic (

nb_producer : in Buffer Roles Range;
producer period max : in Natural;
consumer_period : in Natural ;

deadline max : in Natural ;

deadline min . in Natural ;

sys : out System) ;

end Qﬁ“eueing_System ;

F1G. 6.6 — Interface de la procédure de génération de tampons

permettent de controler les valeurs maximums et minimums des délais critiques. Elles sont
obtenues en multipliant ces deux paramétres par la valeur de la période de la tache concer-
née. (les délais critiques sont égaux aux périodes si deadline _max = deadline _min = 1).
Le paramétre base _period _max donne la taille maximum de la période d’étude des téches.
Plus la valeur est petite, plus la simulation du systéme est rapide.

La procédure Random _Project 1 N Harmonic est identique & la procédure pré-
cédente mais ne génére que des files P/P/l dont les périodes des taches producteurs et
consommateurs sont harmoniques (cf. figure 6.6).

6.1.2 Résultats et analyse des simulations de la file P/P/1

Dans cette section, nous présentons et analysons les résultats des simulations effectuées
sur la file P/P/1.

Le simulateur génére 1000 tampons et pour chacun de ces tampons, 1000 simulations sont
exécutées. Les résultats concernent :

e Les jeux de tiches harmoniques avec deux, trois et quatre producteurs sur une durée
de 6 fois la période d’étude (6.PPCM). Les bornes maximums sur le taux d’occu-
pation testées sont respectivement égales a 4, 6 et 8 (cf. théoréme 12).
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e Les jeux de taches quelconques avec deux, trois et quatre producteurs. sur une durée
égale a 20 fois la période d’étude. Les bornes maximums sur le taux d’occupation
testées sont respectivement égales a 5, 7 et 9 (cf. théoréme 12).

Nous observons sur les graphiques 6.7, 6.8, 6.9, 6.10, 6.11 et 6.12, le taux d’occupation du
tampon lorsque les périodes des taches sont harmoniques ou quelconques. Les ordonnées
représentent ’occupation maximum du tampon observée pendant les simulations et sur
I’axe des abscisses sont positionnés les indices des tampons. La borne maximum théorique
sur I'occupation, calculée grace au théoréme 12, est précisée par une droite. Chaque point
correspond a une simulation de la file P/P/1.

Dans chacune des simulations, le taux d’occupation ne dépasse jamais les bornes maximums
proposées dans le théoréme 12. Dans certain cas, le taux d’occupation est méme égale a la
borne maximum. Selon ce résultat, les bornes maximums théoriques que nous proposons
sont non seulement nécessaires mais également suffisantes.
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6.2 Simulation de la file M/P/1

L’objectif des simulations de la file M/P /1 est de vérifier que le temps d’attente moyen,
le taux d’occupation moyen, le temps de service moyen et la variance de ce temps de service
sont équivalents aux critéres théoriques proposées dans le théoréme 7 (cf. tableau 2.7).

Nous commengons par décrire 1’ algorithme du simulateur de file M/P/1 que nous avons
utilisé. Les interfaces des procédures implémentant ces algorithmes sont également présen-
tées. Puis, nous analysons les résultats de simulation obtenus.

6.2.1 Description du simulateur M /P /1

Dans cette section, nous décrivons les algorithmes utilisés pour concevoir notre simula-
teur de file M/P/1, ainsi que les interface des fonctions/procédures qui mettent en ceuvre
ces algorithmes.

Algorithme Simulation (nb_simulation, temps_simulation)

Début
— Initialisation des simulations

Initialisation ()
Pour n allant de 1 4 nb_simulation faire

— on intialise la n**™€ simulation
Initialisation _n ()
— on exécute la n'™¢ simulation

Tant que Min(date arrivee, date depart) < temps_simulation faire
Si date_arrivee < date_depart alors
Arrivée Message () ;
Sinon
Départ Message ()
Fin si;
Fin tant que;
eme

— on affiche les résultats de la n simulation

Reésultat ()
Fin pour;

— fin des simulations
Fin;

F1G. 6.13 — Algorithme du simulateur de file M/P/1

L’algorithme Simulation permet d’effectuer et d’analyser nb_simulation simulations
d’'une file M/P/1 sur une durée de temps_simulation unités de temps (cf. figure 6.13).
L’algorithme Simulation est subdivisé en quatre parties :
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1. Une phase d’initialisation.
2. Une phase d’initialisation spécifique & une simulation n donnée.
3. Une phase d’exécution de la simulation n.

4. Une phase d’affichage des résultats de la simulation n.

Lorsque toutes les simulations on été effectuées, soit n = nb_ simulation, 'algorithme se
termine.

Nous détaillons maintenant chacune de ces phases.

Algorithme Initialisation ()

Début
génération du taux d’arrivée A et de la période du consommateur

génération des 77 . de la tache consommateur
Fin;
Algorithme Initialisation _n ()
Début
date arrivee < date prochaine arrivee(\);
date_depart «— date_arrivee + calcul temps de_service(u);
date precedent < date arrivee;
occupation moyenne « 0;
temps attente moyen «— 0;
nb_ temps attente < 0;
nb message «— 0;
temps de service moyen « 0;
Ajouter(liste_date arrivee, date arrivee) ;
Fin;

Y

F1G. 6.14 — Les procédures d’initialisation des simulateurs M /P /1

Les algorithmes Initialisation et Initialisation n sont utilisés pour initialiser les va-
riables de la simulation (cf. figure 6.14). Dans le premier, on génére les valeurs des taux
d’arrivée A et de la période de la tache consommateur. Ces valeurs respectent la loi de
conservation du débit (cf. définition 13). En effet, % < Peons, soit ﬁ < A.P.ons. Or, pour
chaque tampon, nous avons A.P.,,s < 1. En outre, nous ne considérons que les jeux de
taches dont les délais critiques sont égaux aux périodes.

Le deuxieéme algorithme remet & 0 les variables nécessaires & une simulation de la file
M/P/1 générée. On attribue aux variables date arrivee et date depart les valeurs des
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fonctions Date_ Prochaine_ Arrivee(\) et Calcul Temps De Service(u). Ces fonc-
tions renvoient la date de production d’un message dans le tampon et le temps du service
d’un message.

Durant la simulation, nous mesurons le temps de service, la variance de ce temps de service,
le temps d’attente moyen et maximum, et finalement I'occupation moyenne et maximum
du tampon.

Le fonctionnement du simulateur M/P/1 est relativement proche du simulateur P/P/1.
A chaque pas de simulation, ’état du systéme évolue : le nombre de messages augmente
ou diminue selon que le prochain événement soit une arrivée aléatoire de message ou une
consommation.

La production et la consommation interviennent lorsque les taches ont terminé leur exé-

cution. Les temps de réponse r/ . des instances j de la taches consommateur cons sont
générées dans l'intervalle [0, P.os]. Les dates de départ sont calculées a partir de ces va-

leurs. Les délais inter-arrivées sont générées selon une loi exponentielle.

Les variables date arrivee et date depart sont comparées pour déterminer quel sera le
prochain événement. Dés qu'un événement a été traité, on calcul une nouvelle date d’arrivée
ou de départ d’'un message.

Algorithme Arrivée Message ()

Début
— calcul du taux d’occupation moyen

occupation _moyenne «— occupation moyenne +
nb_message * (date arrivee - date precedent) ;

nb message «<— nb_message + 1;

date precedent < date arrivee;

date arrivee < Date Prochaine Arrivee(\);

— ajout de la date d’arrivée dans une liste

Ajouter(liste _date arrivee, date arrivee);
Fin;

)

F1G. 6.15 — Arrivée d'un message dans le tampon M/P/1

L’algorithme Arrivée Message est appelé lorsqu'un message arrive dans le tampon (cf.
figure 6.15). Le nombre de messages présents dans le tampon est incrémenté de une uniteé.
Des calculs intermédiaires sont effectués pour le taux d’occupation et le temps d’attente.
Finalement, une nouvelle date d’arrivée de message est déterminée.
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Algorithme Départ Message ()

Début
— calcul du taux d’occupation moyen

occupation moyenne «— occupation moyenne +
nb_message * (date arrivee - date precedent) ;

nb message «— nb_message - 1;

date precedent < date depart;

— calcul du temps de service moyen et variance

temps_de_service «— Calcul Temps De_Service(u) ;
temps _de service moyen « temps de service moyen + temps de service;
variance temps_ de service «
variance _temps de_service + temps de service * temps de_service;
nb_ temps de service «<— nb_temps de service + 1;
— calcul temps d’attente

temps_attente < Retirer(liste date arrivee, date arrivee);

— calcul de la nouvelle date de départ

Sinb_message > 0 alors

date depart < date_depart + temps_de_service;
Sinon

date depart <« date arrivee + temps de service;
Fin si;
— calcul du temps d’attente moyen

temps_attente < date depart - temps_attente;

nb_ temps attente « nb_temps attente + 1;

temps attente moyen « temps attente moyen + temps attente;
Fin;

)

F1G. 6.16 — Départ d'un message du tampon M/P/1

L’algorithme Départ Message est appelé lorsque le service d'un message est terminé (cf.
figure 6.16). Le nombre de messages présents dans le tampon est décrémenté de une uniteé.
Des calculs intermédiaires sont effectués pour le taux d’occupation, le temps d’attente, le
temps de service et la variance sur ce temps de service. Finalement, une nouvelle date de
départ de message est déterminée.

La simulation n est stoppée lorsque la date du prochain événement est supérieure a
temps__simulation. On affiche les valeurs des critéres mesurées durant la simulation et
la valeur des critéres théoriques (cf. théoreme 7).
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Algorithme Résultat ()

Début
— derniers calculs

temps_service _moyen < temps_service moyen / nb_temps de_service;

variance temps de service « variance temps de service / nb_temps de service -

temps_service_moyen * temps_service moyen ;
temps_attente _moyen « temps attente moyen / nb_temps attente;
occupation moyenne «— occupation moyenne -+

nb_message * (temps_simulation - date_precedent) ;
occupation _moyenne <« occupation moyenne / temps_simulation ;

— affichage des résultats

Afficher("Temps de service moyen : " & temps_service _moyen) ;
Afficher("Variance du temps de service : " & variance temps de_service);
Afficher("Temps d’attente moyen : " & temps attente moyen);
Afficher("Taux d’occupation moyen : " & occupation moyenne) ;

Fin:

)

F1G. 6.17 — Calcul des résultats de la simulation M/P/1

L’algorithme Résultat est exécuté apres la fin de chaque simulation (cf. figure 6.17). Il
affiche les valeurs des critéres de performance que nous mesurons durant la simulation. Ces
valeurs ne sont valables que lorsque le régime est permanent. Dans I'idéal, pour atteindre
ce régime permanent, il faudrait que la durée de simulation soit infinie. Evidemment,
appliquer une telle durée n’est pas envisageable. Nous nous contentons donc d’utiliser des
valeurs suffisamment grandes pour lesquelles les critéres mesurés n’évoluent plus.

Nous décrivons maintenant les interfaces des différentes procédures développées en Ada
pour les simulation de la file M/P/1.
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package Queueing System is
Procedure Simulate (
a_queueing system : in out Generic_Queueing System’Class;
simulation time : in Double;
nb_simulation : in Natural) ;

Procedure Random Qs _Project (
a_queueing_system : in out Generic_Queueing System’Class;

utilization . in Double;
seed : in Generator ;
mu_ max : in Natural := 4000) ;

Function Get Rand Parameter (
min :in Double;
max : in Double;
seed :in Generator )

return Double;

Function Get Exponential Time (
average rate :in Double;
seed : in Generator )
return Double;

end Qﬁéueing_System ;

F1G. 6.18 — Interface des procédures/fonctions nécessaires au simulateur

La classe Queueing System fournit des fonctions/procédures nécessaires pour simuler
les files d’attente M/P/1.

Le procédure Simulate implémente 'algorithme de simulation de file d’attente (cf. figure
6.18). Nous nous en servons pour notre file M/P/1.

La procédure Random Qs _Project génére les valeurs A et p d’une file d’attente (cf.
figure 6.18). Le rapport ﬁ est égal & la valeur du parameétre utilization et i est inférieur
a la valeur de mu__maz.

La fonction Get Rand Parameter retourne un nombre aléatoire, flottant, compris
entre les valeurs en entrée min et maxz (cf. figure 6.18). Les valeurs rendues par cette
fonction sont uniformément répartis dans U'intervalle [min, mazx]. La variable seed sert a
initialiser le générateur de nombre aléatoire disponible dans le compilateur Gnat/Ada.

La fonction Get Exponential Time est utilisée pour générer un délai inter-arrivée

(average_rate = §) ou un temps de service exponentiel (average_rate = <) (cf. figure

w
6.18).
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package body Queueing System.Mml is

Procedure Next Customer Arrival (
a_queueing system :in out Mml Queueing System

new _arrival . in out Double;

seed : in Generator ;

old _arrival : in Double ) is
begin

new arrival :— old _arrival +
Get _Exponential Time(a queueing system.
arrival _rate, seed);
end Next Customer Arrival;

Procedure Next Customer Departure (
a_queueing_system :in out Mml Queueing System

new departure : in out Double;

seed : in Generator ;

current time : in Double ) is
begin

new departure := current time +
Get _Exponential Time(a queueing system.
service _rate, seed) ;
end Next Customer Departure;

end Q{iéueing_System.Mml ;

F1G. 6.19 — Procédure Next Customer Arrival et Next Customer Departure

Finalement, pour simuler une file d’attente, il faut redéfinir les procédures
Next Customer Arrival et Next Customer Departure. Ces procédures re-
tournent la date de la prochaine arrivée et du prochain départ d’un message de la file d’at-
tente. Nous donnons un exemple d’implémentation de ces procédures pour la file M/M/1
sur la figure 6.19.
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6.2.2 Résultats et analyse des simulations de la file M/P/1

Dans cette section, nous présentons et analysons les résultats des simulations effectuées
sur la file M/P/1.

Le simulateur génére 900 tampons partagés par n flux d’arrivée de messages et une tache
consommateur périodique. Le taux d’utilisation de la file varie de 0.01 & 0.90. Les durées
de simulation sont de 20 000 000 000 unités de temps. La période des taches est inférieure
a 1000 unités de temps.

Les résultats de simulation concernent les jeux de taches ou :

e La tiche consommateur posséde une priorité moyenne ou faible. Une séquence de 20
temps de réponses uniformément générés dans l'intervalle [0, P.yys] est construite. Ils
permettent de simuler les interférences des taches de plus forte priorité.

e La tache consommateur posséde la priorité la plus forte. Il n’y a aucune interfé-
rence des autre tiches. Dans ce cas, le temps de réponse des instances de la tache
consommateur est égal & Ceops-

L’objectif des courbes présentées dans ce chapitre est d’évaluer les résultats proposés dans
cette thése.

Nous présentons ci-aprés les courbes concernant le taux d’occupation, le temps d’attente,
le temps de service et la variance sur ce temps de service. L’axe des abscisses correspond au
taux d’utilisation de la file d’attente M/P /1. L’axe des ordonnées, quant a lui, correspond
a la différence entre la valeur du critére théorique étudié et la valeur de ce méme critére
mesurée au cours de la simulation pour la file M/P/1.

Les courbes des figures 6.20 et 6.21 représentent la différence en pourcentage entre le temps
de service moyen, resp. la variance sur le temps de service moyen, proposé dans le théoréme
7 et les valeurs mesurées au cours de la simulation de la file M/P/1.

Sur la premiére figure, la tadche consommateur posséde une forte priorité. Nous observons
que le temps de service théorique est relativement proche des résultats de simulation. La
différence varie entre 0 et 5%. Par contre, la variance théorique donne de bons résultats
uniquement lorsque le taux d’utilisation du serveur est faible. Plus ce taux est important,
moins notre variance théorique est proche de la variance de la file M/P/1 simulée. La
différence varie entre 0 et 60%.

Sur la deuxiéme figure, la tache consommateur posséde une priorité faible. Dans ce cas, le
temps de service théorique est légérement moins bon que précédemment. La différence varie
entre 0 et 10%. Quant a la variance théorique, elle est proche des résultats de simulation
lorsque le taux d’utilisation du serveur de la file M/P/1 tend vers 1. Lorsque ce taux tend
vers 0, les résultats se dégradent. La différence varie entre 0 et 43%.
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D’autre part, nous proposons de comparer les valeurs du taux d’occupation et du temps
d’attente mesurées sur la simulation de la file M/P/1 avec les critéres théoriques des files
M/G/1, M/M/1 et M/D/1. Ces critéres nécessitent les valeurs du temps de service moyen
et éventuellement de la variance de ce temps de service moyen.

Afin de calibrer notre simulateur, nous affichons la différence entre la valeur de critéres
mesurés au cours de la simulation et la valeur des critéres que nous désignons par le terme
"semi-théorique". La valeur de ces critéres est obtenue en appliquant aux critéres de la file
d’attente M/G/1 le temps de service moyen et la variance sur ce temps de service issus de
la simulation. La qualité de la simulation est inversement proportionnelle a cette différence.

Nous indiquons systématiquement la différence entre la valeur de critéres mesurés au cours
de la simulation et la valeur des critéres de la file M/G/1 auxquels nous appliquons les
équations de Wy et o2 proposées dans le théoréme 7. La courbe qui en résulte permet
d’évaluer nos propositions.

Nous affichons également la différence entre la valeur de critéres mesurés au cours de la
simulation et la valeur des critéres des files M/M/1 et M/D/1 auxquels nous appliquons
différentes valeurs du temps de service moyen (ces files ne nécessitent que ce paramétre) :

e Sur les figures 6.22, 6.23, 6.28 et 6.29, le temps de service moyen est égale & la période
de la tache consommateur.

e Sur les figures 6.24, 6.25, 6.30 et 6.31, le temps de service moyen est égale au temps
de service mesuré sur la simulation de la file M/P/1.

e Sur les figures 6.26, 6.27, 6.32 et 6.33, le temps de service moyen est égale & un temps
de service proposé dans le théoréme 7.

Nous proposons les courbes des temps d’attente et du taux d’occupation, dans un premier
temps, lorsque tache consommateur a une la priorité la plus forte, puis lorsque téche
consommateur a une forte moins importante.
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Etant donné que le taux d’occupation et le temps d’attente moyen sont liés par la loi de
LITTLE (cf. théoréme 1), les observations que nous faisons sont valables, dans des conditions
données, quelque soit le critére considéré.

Lorsque le consommateur posséde une forte priorité, sur ’ensemble des figures, les critéres
semi-théoriques de la file M/G /1! sont quasiment identiques aux résultats de simulation
de la file M/P/1. Cela signifie que, sur la durée de simulation choisie, la file M/P/1 a bien
atteint sont état stable.

Lorsque le consommateur posséde une faible priorité, sur I’ensemble des figures, les critéres
semi-théoriques de la file M/G/1 ne pas tout a fait identiques aux résultats de simulation
de la file M/P/1. En particulier, lorsque le taux d’utilisation du serveur de la file M/P/1
tend vers 1, la différence est de l'ordre de 10%. La file M/P/1, n’a pas atteint son état
stable. Malgré une augmentation de la durée de simulation, nous ne sommes pas parvenu
a atteindre cet état.

En dépit des résultats de la variance, les critéres théoriques de la file M/P/1 sont proches
des résultats de simulation. La différence varie entre 0 et 10% quelque soit la priorité du
consommateur. Ces critéres théoriques sont en fait les critéres de la file M/G/1 auxquels
sont appliqués les W et o2 proposés dans le théoréme 7.

W /L Forte priorité | Priorité moyenne/faible
M/P/1 02 10% 02 10%
M/M/1 avec Ws = Pogns 100% 75 & 100%
M/M/1 avec W, simulation 0a19% 0a19%
M/M/1 avec Wy théorique 0% 0a10%
M/D/1 avec Wy = Prons 100 & 5% 75 a 5%
M/D/1 avec Wy simulation 0a37% 04a37%
M/D/1 avec W; théorique 0a37% 0a37%

TAB. 6.1 — Récapitulatif des résultats de simulation

Une synthése des résultats de simulation de la file M/P/1 est donnée dans le tableau 6.1.
Dans chaque case se trouve la différence maximum, en pourcentage, entre la valeur issue
de la simulation et la valeur théorique d’un critére de performance donné.

Ces résultats permettent d’évaluer les différents critéres théoriques pour ’analyse d’une
file d’attente M/P /1. Tout d’abords, seuls les critéres basés sur notre temps de service
et sur la variance de ce temps de service renvoient des valeurs proches des résultats de
simulation. On ne peut se contenter d’affecter au temps de service la période de la tache
consommateur.

Yon applique le temps de service et la variance sur ce temps de service mesurés sur la simulation
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D’aprés les résultats de simulation, les critéres de performance de la file M/D/1 ne sont pas
adaptés a la file M/P/1. En effet, ces critéres sont les critéres de la file M/G/1 auxquels
on affecte une variance nulle. Or, nous observons sur les figures 6.24 et 6.25 que lorsque le
taux d’utilisation de la file tend vers 1, la variance a un impact de plus en plus important.

Les meilleurs résultats sont donnés par les critéres théoriques des files d’attente M/G/1
et M/M/1. Etant donné que la file M/P/1 est un cas particulier de la file M/G/1, il est
naturel que les critéres de cette derniére sont bien adaptés. I est plus étonnant que les
critéres de la file M/M/1 renvoient des valeurs aussi bonne voire meilleurs que les critéres
de la file M/G/1. Les résultats sont méme quasiment parfait lorsque la tache consommateur
posséde une forte priorité.

Nous émettons quelques hypothéses sur les raisons de l'efficacité des critéres de la file
M/M/1.

Nous savons que le temps de service dépend des arrivées poissonniennes. Nous considérons
dans le calcul du temps de service et de la variance que 'influence des dates d’arrivées
diminue lorsque le taux d’utilisation du serveur tend vers 1.

D’aprés les figures 6.20 et 6.20, nous constatons qu’en ce qui concerne la variance, il existe
des conditions dans lesquelles cette considération n’est pas avérée : lorsque pp,p1 tend vers
1 et que la tache consommateur a une forte priorité.

Pourtant, la variance théorique du temps de service de la file M/M/1, soit %, est différente
de la variance provenant de la simulation : la variance théorique est toujours largement
supérieure. Par conséquent, a partir d’'une certaine valeur ou dans un intervalle de valeur
la précision de la variance aurait moins d’influence sur la valeur du taux d’occupation et
du temps d’attente.

6.3 Conclusion

L’objectif de ce chapitre est de vérifier la qualité de nos résultats. Pour cela, nous avons
développé des simulateurs basés sur les techniques de simulation & événement discret. Nous
en faisons une description détaillé.

Nous présentons les conditions dans lesquelles se sont déroulées les simulations des files
d’attente P/P/1 et M/P/1. Pour la file P/P /1, le taux d’occupation mesuré lors des simu-
lations n’excéde jamais les bornes maximums théoriques proposées. En ce qui concerne la
file d’attente M /P /1, les critéres des files d’attente M/G/1 et M/M/1 peuvent étre utilisés.
La différence entre les critéres théoriques et les valeurs mesurées est de l'ordre de 0% a
10% selon la priorité de la tache consommateur et le taux d’arrivée des messages. L’emploi
de la file M/M/1 permet en outre de calculer aisément la probabilité de non débordement
de la file M/P/1.
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Dans le cas de la file M/P/1, les résultats devrait pouvoir étre améliorés de différentes
maniéres. Tout d’abords, nous pouvons affiner les approximations des équations du temps
de service moyen et de la variance sur ce temps de service. De plus, il serait intéressant
d’appliquer, & ces mémes équations, une régression linéaire d’un degré supérieur, voire
d’employer une régression non-linéaire.
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Le projet cheddar a été mené afin de fournir un outil d’étude des systémes temps réel
ouvert et libre. Cheddar a été développé pour remplir les objectifs suivants :

e Etre utilisé dans un cadre pédagogique, notamment pour des travaux pratiques.
e Servir d’outil de prototypage d’applications temps réel.

e Aider aux travaux de recherche sur 'ordonnancement temps réel. Pour cela, Cheddar
implémente la plupart des résultats présentés dans le Chapitre 2.

Cheddar intégre la plupart des résultats classiques de I’ordonnancement temps réel des
systémes mono-processeurs et répartis (cf. chapitre 2). Les tests de faisabilité proposés
concernent les ordonnanceurs et les types de taches les plus courant. En outre, 1'utilisateur
peut modifier la maniére dont I'ordonnanceur fonctionne et dont les taches sont activées
afin d’analyser et de simuler des applications plus spécifiques.

Cheddar fournit un ensemble d’outils pour I'oronnancment temps réel. Ces outils sont
développés en Ada et peuvent étre aisément connectés & d’autres programmes. (des si-
mulateurs, des services de supervision de systémes d’exploitation, des "CASE tools", ...).
L’interface graphique de Cheddar est développée en GtkAda. Cheddar est disponible pour
les systémes d’exploitations Solaris, Linux et Windows mais il possible de le porter sur
toutes les plates-formes supportant Ada et GtkAda. Cheddar est distribué sous la licence
GNU (General Public License).

Nous proposons d’étendre les fonctionnalités de Cheddar aux applications temps réel com-
prenant des tampons. Des fonctions d’édition de telles application ont donc été ajoutées.
En outre, le moteur de simulation a été modifié pour prendre en compte l'influence éven-
tuelle des tampons sur 'ordonnancement des taches. Finalement, des outils d’analyse des
tampons ont été implémentés.

Ce chapitre est organisé en trois parties :

e La section 7.1 présente ’ensemble des fonctionnalités disponibles dans Cheddar telles
que la description d’une application temps réel, ’analyse de la faisabilité de ces
applications ou les fonctionnalités avancées qui permettent de paramétrer le moteur
de simulation de Cheddar (I’ordonnanceur, les régle d’activation des taches,...).

e Dans la section 7.2, nous décrivons nos contributions a Cheddar.

e Finalement, nous concluons.

7.1 Description des fonctionnalités de Cheddar

Nous décrivons dans cette section les différentes fonctionnalités qu’il propose allant de
I’édition du systéme temps réel & son analyse en passant par les outils de simulation.
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7.1.1 Modéle d’un systéme temps réel dans cheddar

Placé sur Processors

Buffers *

. + Processor name : string
+ Buffer name : string

z Z + Is preemptive: boolean
+ Buffer size : natural Exécuté sur N Qupantump: integer
+ Scheduler type : enumeration
*
*
Tasks .
Placé sur
+ Task name : string
* + Priority : integer
+ Period : natural
i + Capacity : natural
i + Deadline : natural *
Writ ‘/R d + Jitter : natural
rite/rRea + Offset : natural
+ Start time : natural Shared resources
+ Date : integer + Blocking time : natural
+ Size : integer + User-defined * * + Resource name : string
parameters ! + Initial state : integer
I + Protocol : enumeration
I
|
* |
. |
Send/Receive |
+Date:integer |- oooooooos Allocate/Release
+ Size : integer
+ Date : integer
*
Messages

+ Message name : string

+ Size : natural

+ Deadine : integer

+ Jitter : integer

+ Period : integer

+ User—defined
parameters

FiGg. 7.1 — Diagramme UML d’une application modélisée avec Cheddar

Le diagramme UML! de la figure 7.1 résume les différents éléments qui constituent un
systéeme temps réel dans Cheddar ainsi que les relations entre ces éléments.

Une application temps réel est au moins composée d’un ou plusieurs processeurs et d’un en-
semble de taches. Des dépendances entre taches, telles que le partage de ressource, peuvent
également étre définies. L’ensemble de ces informations constitue un projet Cheddar. Le
projet peut étre est sauvegardé dans un fichier au format XMIL?2.

Un processeur est défini par les paramétres suivants :

! Unified Modeling Language
?Extensible Markup Language
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e Le nom du processeur.

e Un type d’ordonnanceur choisi parmi les ordonnanceurs suivants : Earliest Deadline
First, Least Laxity First, Rate Monotonic, Deadline Monotonic, POSIX 1003.b (Les
politiques SCHED _RR, SCHED FIFO and SCHED _OTHERS sont supportées) ou
les ordonnanceurs définis par 'utilisateur.

e Une variable indiquant si ’ordonnanceur est préemptif ou non (par défaut, 'ordon-
nanceur est préemptif).

e Le quantum de temps associé & 'ordonnanceur. Cette information est utile lorsque des
taches du systéme ont la méme priorité (fixe ou dynamique). En effet, ’ordonnanceur
doit choisir la maniéres de partager le processeur entre ces taches. Le quantum est
une borne sur le l'intervalle de temps pendant lequel une tiche est exécuté sur le
processeur. Si la valeur du quantum est 0, il n'y a pas de borne. La valeur de ce
parametre est également utilisée dans la politique "round robin" (ou SCHED RR)
d’un ordonnanceur POSIX 1003.b et pour les ordonnanceurs paramétrables.

e Un nom de fichier. Ce fichier contient le code d’un ordonnanceur éventuellement
défini par un utilisateur.

Une tache est définie par les paramétres suivants :

e Une tache est au moins caractérisée par un nom unique, une capacité et un processeur
sur lequel elle est exécutée. Les autres parameétres, tels que la date de premiére
activation, la gigue ou le délai critique, sont optionnels mais sont requis pour certains
ordonnanceurs .

e Son type. Il décrit la maniére dont la tache est activée au cours du temps. Différents
types de taches sont disponibles dans Cheddar : le type apériodique (la tache est
activée une seule fois), le type périodique (la tache est activée cycliquement, le délai
entre deux activations successives est constant), le type poisson (la tache est activée
cycliquement, le délai entre deux activations successives suit une loi exponentielle)
et le type paramétrable (les activations de la tache sont définies par l'utilisateur).

e Une période. Elle représente le délai constant, resp. moyen, entre deux activations
d’un tache périodique, resp. poisson.

e Une priorité et une politique. Ces paramétres sont utilisés pour 'ordonnanceur Hi-
ghiest Priority First/POSIX 1003.b. Les politiques disponibles sont SCHED RR,
SCHED FIFO ou SCHED OTHERS. Elles décrivent la maniére dont les taches de
méme niveau de priorité sont gérées.
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e Un temps de blocage sur une ressource partagée. La valeur peut étre affectée par 'uti-
lisateur ou calculée automatiquement par Cheddar. Le calcul automatique nécessite
d’indiquer le protocole d’accés & cette ressource.

e Une régle d’activation qui définie la maniére dont la téche est activée (uniquement
utilisé pour les taches paramétrables).

e Une graine pour initialiser le générateur aléatoire de date d’activation d’une tache

poisson.

Cheddar permet également de définir des dépendances entre les taches. Les taches peuvent
étre liées par des contraintes de précédence ou partager des ressources (cf. section 2.2.2).

E Frecedencies graph |;
J[Ie].ete j Q& :; O T: =]
“Arrow s« Task - Hessage - Buffer A

A S =

ﬁﬁﬁﬁﬁﬁﬁ'fﬂﬁﬁﬁﬁﬁﬁ/

£

= f.=
: ] ]

FiG. 7.2 — Définition d’une contrainte de précédence entre taches

Une contrainte de précédence définit un ordre sur I’exécution des taches d’un systéme
temps réel. Un outil graphique permet d’éditer ces dépendances (cf. figure 7.2) : les cercles
correspondent aux téaches, les rectangles aux messages et les enveloppes aux tampons.
Lorsque la fenétre est vide, il n’y a aucune contrainte de précédence.
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Il est également possible de créer des ressources partagées par plusieurs taches. Ces res-
sources peuvent étre vues comme des sémaphores. Les taches qui tentent d’accéder & un
sémaphore déja alloué sont bloquées. Les ressources partagées sont définies par les para-
metres suivants :

e Un nom unique.

e Une valeur initiale (équivalent & la valeur initiale d'un sémaphore). Si cette valeur
est égale a 0, resp. 1, la ressource est utilisée, resp. libre.

e Un protocole d’acces. 11 est possible de choisir parmi les protocoles PCP et PIP. Dans
ce cas, les priorités des taches peuvent évoluer dans le temps. On peut également
indiqué qu’aucun protocole ne gére l'accés a la ressource.

e Le nom du processeur hote.

e Finalement, il faut préciser le nom des taches qui partagent la ressource ainsi que les
dates de début et de fin, relative & la date d’activation, de la section critique.

7.1.2 Outils d’analyse et de simulation

,,,,,

vons appliquer les outils d’analyse et de simulation. Trois types d’outils sont disponibles
dans Cheddar : les outils de simulation, les outils de vérification de la faisabilité et les outils
paramétrables.

7.1.2.1 Les outils de simulation

Les outils de simulation servent & extraire des informations & partir d’une simulation du
systéme temps réel étudié. Les informations recueillies permettent, par exemple, de vérifier
que les contraintes temporelles des taches sont bien respectées.

I1 est également possible de prendre en compte les dépendances entre taches telles que les
contraintes de précédence ou le partage de ressources.

Evidement, le résultat de la vérification n’est valable que pour 'ordonnancement généré.
En outre, la durée de la génération dépends des caractéristiques du jeux de téches et peut
se révéler relativement longue.

7.1.2.2 Les outils de vérification de la faisabilité

Les outils de vérification de la faisabilité traitent les informations données & 1’édition
de I'application sans ordonnancer le jeu de taches. Ils sont basés sur les résultats classiques
de 'ordonnancement temps réel (cf. chapitre 2).
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La faisabilité d’un jeu de taches peut étre vérifiée avec des tests tels que le test sur la
période d’étude, le test sur le taux d’utilisation processeur ou encore le test sur le temps de
réponse. On peut automatiquement attribuer aux taches des priorités selon des algorithmes
d’ordonnancement classiques comme Rate Monotonic ou Deadline Monotonic.

Lorsque des taches partagent une ressource, on peut calculer le temps de blocage maximum
sur celle-ci. L’évaluation de ce temps de blocage n’est disponible que lorsque la politique
d’acces a ces ressources est PCP ou PIP.
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Scheduling simulation, Processor cpu-param 3

- Number of preemption : 0O

- Tasks response time : (from simulation)
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Scheduling feasibility, Processor cpu-Im :

- The bhase period is 20 (see [1], page 6).

- 12 wnits of time are unused in the hase period.

- Pracessor utilization factor with deadline is 0.50000 (see [1], page &)

—- Processor utilization factor with period is 0.40000 (see [1]. page E).

- In the presmptive cass, tasks are schedulable if processor utilization factor with period is equal or less

than 0. 77976 (see [1]. page 16, theorem 8)

- Tasks response time : (see [2], page 3, equation 4)
TE =3 7 =
Tl => 2
T3 =>»1

FiGg. 7.3 - Exemple d’analyse d’une application temps réel

Cheddar propose des services pour ordonnancer et vérifier la faisabilité d'un jeu de tache
avec certains types de contrainte précédence. Des heuristiques basées sur les travaux de
CHETTO and BLAZEWICZ permettent de prendre en compte les contraintes de précédence
entre taches en modifiant la valeur des échéances ou des priorités. L’analyse holistique
permet de calculer le temps de réponse des taches dont le début d’exécution dépends
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de la fin d’exécution d'une tache située sur un processeur éventuellement différent (cf.
traitements répartis dans la section 2.4).

Un exemple d’utilisation des outils de vérification est proposé figure 7.3. Sur les chrono-
grammes d’ordonnancement, les trais verticaux rouges et les rectangles noirs représentent
respectivement les dates d’activation et les instants d’exécution des taches. On peut ob-
server dans la partie haute de la fenétre principale de Cheddar, les chronogrammes de
I’ordonnancement des taches, tandis que les informations relatives a la faisabilité sont af-
fichées dans la partie basse de la fenétre.

7.1.2.3 Les outils paramétrables

Les tests de faisabilité sont limités a quelques algorithmes d’ordonnancement et modéles
de taches (principalement le modele périodique). Or de nombreuses applications temps réel
sont développées autour de modeéles de tache et d’ordonnanceurs spécifiques. Il n’est donc
plus possible d’utiliser les outils de vérification de la faisabilité présentés précédemment.

Predefined and user—defined
schedulers or

task activation pattern

Predefined and user-defingd

event analyzers

|

XML description of Compute Do event table Display
an application scheduling Event table analysis XML results
(files) / (é‘a{ﬁ‘beimp@[ted/exported results

from/to XML files) . -

Priority stage Queueing stage Election stage

: I Min priority :
| Ready tasks—=| | Compute priorities —»| [T , > Running task |
IO Max priority
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F1G. 7.4 — Fonctionnement d’un ordonnanceur dans Cheddar

Cheddar offre des fonctionnalités permettant de prendre en compte les spécificités d’'un
systémes temps réel. L’'ordonnanceur ainsi que la maniére dont les taches sont activées
peuvent étre spécifiés par 1'utilisateur. L’analyse du systéme est effectuée grace aux outils
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de simulation. L’utilisateur peut également définir des mesures particuliéres sur I'ordon-
nancement généré.

Les ordonnanceurs ont pour role de choisir la tache qui doit étre exécuté sur un processeur
a un instant donné. Cheddar intégre un ordonnanceur qui procéde en trois étapes (similaire
a l'ordonnanceur POSIX 1003.b, cf. figure 7.4) :

e La phase de calcul des priorités : seules les taches prétes sont concernées.

e La phase de gestion des files : les taches prétes sont insérées dans différentes files
d’attente. Une file contient toutes les tdches ayant la méme priorité.

e La phase d’élection : I'ordonnanceur cherche la file non vide de plus au niveau de
priorité et attribue le processeur a la tache qui se trouve en premiére position. La tache
élue garde le processeur durant une unité de temps si 'ordonnanceur est préemptif
ou toute sa capacité dans le cas contraire.

Créer un nouvel ordonnanceur consiste a redéfinir les phases que nous venons de décrire.
Pour cela, un langage a été développé. Le code produit par l'utilisateur n’est pas compilé
mais interprété durant la simulation, il n’est donc pas nécessaire de connaitre le fonction-
nement interne du simulateur.

Un fichier contenant le code des différentes phases de I’'ordonnanceur est organisé en plu-
sieurs parties :

e La phase d’initialisation est désignée par le mot clef "start section".

Dans cette phase, on peut déclarer les variables nécessaires a ’ordonnanceur. Elles
peuvent étre de type scalaire (entier, booléen ou flottant), ou de type tableau (d’en-
tiers, de booléens ou de flottants).

L’utilisateur dispose de variables prédéfinies dans Cheddar.

Les variables prédéfinies statiques représentent les parameétres des taches données par
I'utilisateur (période, délai critique, capacité,...). Elles sont initialisées a la création
des taches dans Cheddar. Leur valeur ne change pas durant la simulation.

Les variables prédéfinies dynamiques représentent 1’état d’une tache, du processeur
ou d’autres éléments de l'application durant la période de simulation. Leur valeur
évolue dans le temps.
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e La phase de calcul de priorité est désignée par le mot clef "priority section".

Le code donné dans cette phase est exécuté a chaque fois qu'une décision concernant
I'ordonnancement doit étre prise : toutes les unités de temps pour un ordonnanceur
préemptif et & la fin de 'exécution des taches pour un ordonnanceur non-préemptif.

e La phase d’élection est désignée par le mot clef "election section". On y retourne
I'index de la tache qui accéde au processeur.

e La maniére dont sont activées les taches dans la partie "task activation section".

Le langage comprends deux types d’instructions : les instructions haut-niveau et bas-
niveau.

e Les instructions haut-niveau cachent le fonctionnement interne du simulateur. Par
exemple, I'utilisateur n’a pas besoin de demander & l'ordonnanceur de parcourir le
tableau contenant les taches de l’application. L’écriture d’un ordonnanceur en est
donc facilité.

e Les instructions bas-niveau peuvent étre utilisées & condition d’avoir une bonne
connaissance du fonctionnement du simulateur.

start section :
dynamic_priority : array (tasks range) of integer ;
priority _section :
dynamic_priority := tasks.start time
+ ((tasks.activation number-1)*tasks.period)
+ tasks.deadline ;

election section :
return min_to_index(dynamic_ priority) ;

Fic. 7.5 — Ordonnanceur EDF défini par un utilisateur

Un exemple illustre la maniére dont on peut créer un ordonnanceur dans Cheddar (cf.
figure 7.5). Le comportement de cet ordonnanceur est équivalent a celui de EDF : & chaque
unité de temps ¢, la tache dont 1’échéance est la plus proche de ¢ est élue.

L’échéance de chacune des téaches est calculée dans la section priority section. Ces
échéances sont stockées dans la variable vectorielle dynamic_ priority définie dans la sec-
tion start section. Les variables prédéfinies statiques start time, period et deadline cor-
respondent respectivement aux valeurs de la date de premiére activation, de la période
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et du délai critique de la tache. La variables prédéfinie dynamique activation number
représente ’activation courante de la tache. Cette donnée est mise & jour par le simulateur.
En outre, il est possible, grace a I’éditeur graphique, d’affecter aux taches de ’application
des paramétres définis par l'utilisateur et exploitable dans I’ordonnanceur paramétrable.

La phase d’élection contient une instruction qui indique au simulateur la prochaine tache
qui doit étre exécutée. Cette instruction renvoie l'indice de la tache ayant 1’échéance la
plus proche & un instant ¢.

Les instructions des phases de calcul de priorité priority section et d’élection de la tache
election _section sont interprétées par le simulateur a chaque fois que les taches doivent
étre réordonnancées : & chaque unité de temps pour les algorithmes préemptifs et & chaque
fois qu’'une tache libére le processeur dans le cas non-préemptif.

Dans Cheddar, trois types de taches existent : les taches apériodiques, périodiques et
poissons. Pour une application composée de taches n’appartenant pas a un de ces trois
types, il est possible de préciser la maniére dont elles sont activées. Grace a I'instruction Set,
on indique le lien entre le nom d’un type d’activation et une expression. Cette expression
représente le temps séparant deux activations successives d’'une tache.

Cheddar permet d’effectuer des mesures spécifiques sur une simulation. Ces mesures sont
obtenues grace & une analyseur d’événement. Un événement peut étre produit lorsque, par
exemple, une tache devient préte a étre exécutée ou qu’elle libére une ressource partagée.
Un langage interprété est utilisé pour redéfinir le fonctionnement des différentes parties de
I’analyseur :

e La phase d’initialisation contient la déclaration des variables.

e La phase de récupération de données comprend les opérations d’enregistrement des
informations relatives aux événements.

e La phase d’affichage & pour objectif d’analyser les données stockées et d’afficher le
résultat dans la fenétre principale de Cheddar.

7.2 Les tampons dans Cheddar

Afin d’étudier les systémes temps réel comprenant des tampons, nous avons apporté
un certain nombre de modifications & Cheddar. Ces modifications concernent la modéli-
sation des tampons et la mise & disposition de nouvelles fonctionnalités dans les outils de
simulation et d’analyse.
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Appeler Queueing_System
Buffers PP
L + name : queueing_system_type
+ Buffer n.amt.a  string + arrival_rate : arrival_rate_table
+ Buffer size : natura} + service_rate : service_rate_table
+ Buffer location : string +avg_service : double
+ Buffer roles : buffer_roles_tablg +var service : double
* + méthodes abstraites
+ Qs_Average_Waiting_Time
+ Qs_Average_Number_Customer
. + Qs_Maximum_Waiting_Time
Contenir + Qs_Maximum_Number_Customer
+ Next_Customer_Arrival
+ Next_Customer_Departure
Buffers_Set
Queueing_System_Mm1 Queueing_System_Mpl Queueing_System_Ppl

FiG. 7.6 — Diagramme UML des classes concernant les tampons dans Cheddar

Plusieurs paquetages Ada ont été développés pour élaborer ces nouvelles fonctionnalités (cf.
figure 7.6). Les classes contenues dans ces paquetages regroupent les outils pour analyser
les tampons d’une application temps réel ainsi que les fonctions/procédures de simulation

présentées dans le chapitre précédent.

Dans un premier temps, nous présentons les apports concernant I’édition de projet avec
tampon. Puis, nous détaillons les classes développées pour l'analyse des files d’attente.
Finalement, nous discutons des outils de simulation et d’analyse des tampons

7.2.1 Edition d’un projet Cheddar avec tampon

Tout d’abord, il est nécessaire de pouvoir ajouter /modifier /supprimer un tampon dans
Cheddar. Nous avons choisi de les décrire dans la classe Buffers grace aux attributs sui-

vants :

e name est une chaine de caractéres contenant le nom du tampon. Ce nom doit étre

unique.

e location donne le nom du processeur sur lequel se trouve le tampon.

e size est un entier naturel indiquant la taille du tampon. Elle représente la borne
maximum sur le taux d’occupation du tampon.
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e Finalement, roles comprends I’ensemble des taches qui accédent au tampon. Chaque
élément de ce tableau contient le type de tache (producteur ou consommateur) et la
taille des données échangées entre la tache et le tampon. On suppose que les taches
tentent de lire ou écrire des données de taille fixe & chacune de leurs activations.

L’ensemble des tampons d’une application est contenu dans une instance de la classe Buf-
fer Set. Cette classe exporte les procédures qui permettent d’ajouter, de supprimer ou
de chercher un tampon dans un projet Cheddar.

Nous ne nous sommes pas limité aux tampons étudiés dans cette thése. Il est possible, par
I'intermédiaire de I'outil graphique spécifiant les contraintes de précédence (cf. figure 7.2),
de créer des tampons ou la tiche consommateur est activée sur réception de message.

7.2.2 Développement de classes pour I’analyse des files d’attente

Afin de développer des outils d’analyse des tampons, des paquetages Ada implémentent
des résultats issus de la théorie des files d’attente et de nos travaux sur M/P/1 et P/P/1.
Ces résultats concernent essentiellement les critéres théoriques tels que le temps moyen
d’attente ou le taux moyen d’occupation d’une file d’attente.

La classe Queueing System et ses dérivees (Queueing_System.Mml,
Queueing System.Mgl, ...), contenues dans ces paquetages, possédent également
également les fonctions/procédures nécessaires aux algorithmes de simulation décrits dans
le chapitre 6.

package Queueing System is
type queueing system type is
(Qs_Mml, Qs_Md1l, Qs _Mpl, Qs Mgl, Qs Ppl, Qs Mms,
Qs_Mds, Qs Mps, Qs Mgs, Qs Mmln, Qs Mdln, Qs Mpln,
Qs_Mgln, Qs Mmsn, Qs_Mdsn, Qs_Mpsn, Qs_Mgsn) ;

Procedure Set Qs _Arrival Rate (
a_queueing_system : in out Generic_Queueing System’Class;
value : in Double) ;

Function Get Qs _Arrival Rate (
a_queueing system :in Generic_Queueing System’Class;
place :in Arrival Rate Range)

return Double;

end Qﬁéueing_System ;

Fi1a. 7.7 — Type et procédures/fonctions d’accés aux attributs d’une file
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Une file d’attente posséde entre autres les attributs suivants :

e L’attribut name contient le nom de la file. Ce nom doit appartenir au type énuméré
Queueing System Type (cf. figure 7.7). Les files d’attente considérée sont, entre

autres, les files M/M/1, M/G/1, M/D/1, P/P/1 et M/P/1.

e Les attributs arrival rate et service rate sont des tableaux contenant respecti-
vement le taux moyen d’arrivée et de départ des nb_ flow in flux d’entrée et des

nb_ flow out flux de sortie de la file d’attente.

e Finalement, les attributs average service time et variance service time
sont respectivement les valeurs du temps de service moyen et de la variance sur

ce temps de service obtenues aprés simulation.

Ces attributs sont privés. Seules les fonctions/procédures de la classe auquel appartiennent

ces attributs peuvent lire ou modifier leur valeur.

Néanmoins des fonctions/procédures permettent a d’autres objets d’accéder a ces attributs
(par exemple, pour initialiser les taux d’arrivée et de service d'une file). L’interface de deux

de ces fonctions/procédures est décrite sur la figure 7.7.

package Queueing System is
Function Qs _Average Waiting Time (

return Double;

Function Qs _Average Number Customer (

return Double;

Function Qs Maximum_ Waiting Time (

return Double;

Function Qs Maximum Number Customer (

return Double;

Procedure Theoric_ Results (

end Qﬁ.éueing_System ;

a_queueing_system : in out Generic_ Queueing System)

a_queueing_system : in out Generic_ Queueing System)

a_queueing system : in out Generic_ Queueing System)

a_queueing_system : in out Generic_ Queueing System)

A Queueing_ System : in out Generic_Queueing System’Class) ;

Fia. 7.8 — Interface des fonctions/procédures de calcul des critéres de performance
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La classe Queueing System est congu de maniére & ce que la création de nouvelles files
d’attente soit aisée. Pour cela, nous utilisons des mécanismes d’héritage (cf. figure 7.6).
Elle regroupe I’ensemble du code commun & toutes les files d’attente. Le code spécifique
doit étre redéfini pour chaque file d’attente.

Nous avons vu dans le chapitre 6 qu’il fallait redéfinir le calcul du temps inter-arrivée et
du temps de service pour simuler une file d’attente donnée. De la méme maniére, chaque
file posséde ses propres équations pour calculer les critéres de performance.

Les procédures Qs Average Waiting Time et Qs Average Number Customer
permettent d’obtenir le temps moyen d’attente et le taux moyen d’occupation théorique
(cf. figure 7.8). Ces critéres de performance sont spécifiques a chacune des files d’attente.
Par conséquent, le code de ces deux procédures se trouve dans une classe dérivée de
Queueing System.

package body Queueing System.Mml is

Function Qs Average Waiting Time (
a_queueing_system : in out Mm1 _Queueing System)
return Double is
begin
Result := 1.0 / (Service_Rate * (1.0 - Arrival Rate / Service Rate));
return Result ;
end Qs Average Waiting Time;

Function Qs _Average Number Customer (
A Queueing_System : in out Mm1 _Queueing System)

return Double is
Rau : Double := Arrival Rate / Service Rate;

begin
Result := Rau / (1.0 - Rau);
return Result ;
end Qs Average Number Customer ;

end Qﬁ.éueing_System.Mml ;

Fi1G. 7.9 — Exemple de fonctions de calcul de critéres moyens d’une file M/M/1

Un exemple d’implémentation de ces procédures pour une file M/M/1 est donné figure 7.9.

Les procédures Qs Maximum_Waiting Timeet Qs Maximum Number Customer
permettent d’obtenir le temps d’attente et le taux d’occupation maximum théorique (cf.
figure 7.8).
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package body Queueing System.Ppl is

Function Qs Maximum Number Customer (
a_queueing system : in Ppl Queueing System)
return Double is

begin
If (harmonic = true) then

return 2*nb_flow in;
Else
return 2*nb_flow _in + 1.0;
End if;
end Qs Maximum Number Customer

end Qﬁ-éueing_System.Ppl ;

Fia. 7.10 — Exemple de fonction de critére maximum d’une file P/P/1

Un exemple d’implémentation de la procédure Qs Mazximum_Number Customer pour
une file P/P/1 est donné figure 7.10.

Il existe d’autres fonctions pour évaluer des critéres théoriques tels que la probabilité d’étre
dans un état donné de la file (Get_ Probability Of State) ou la probabilité que la file
soit pleine (Get_ Probability Of Full Buf fer). Il faut noter que ces critéres ne sont
pas disponibles pour toutes les files d’attente.

L’ensemble des valeurs des critéres théoriques disponibles pour une file d’attente donnée
peut étre affiché grace a la procédure Theoric _Results (cf. figure 7.7).

7.2.3 Outils d’analyse et de simulation des tampons

Dans cette section, nous traitons des outils d’analyse et de simulation des tampons. Ces
outils se servent, entre autres, des différents paquetages développés pour les files d’attente.

Pour la partie simulation, le générateur d’ordonnancement des taches a été modifié afin de
prendre en compte la contrainte de précédence entre ’arrivée des messages et 'activation
de la tache consommateur. En outre, I'utilisateur peut afficher, a partir d’une simulation,
un histogramme montrant 1’évolution du taux d’occupation du tampon en fonction du
temps (cf. figure 7.11).

Les outils de vérification de la faisabilité permettent d’obtenir, selon les caractéristiques
du tampon, les bornes maximums et les valeurs moyennes théoriques de critéres de perfor-
mance.
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FiGg. 7.11 — Histogramme du taux d’occupation d’'un tampon

La classe Buf fers contient 1’ensemble des procédures/fonctions appelées par cet outil.

Les fonctions Get Max Occupation et Get Max Waiting Time calculent res-
pectivement la valeur de loccupatmn maximum du tampon et du temps d’attente maxi-
mum d’'un message dans le tampon (cf. figure 7.12). Elles font appel aux fonctions
QRs_Maximum_Waiting_ Time et Qs_Maximum__Number _Customer de la classe
Queueing System.

Par exemple, pour les tampons P/P/1, la valeur retournée est 2.N lorsque ces téches sont
harmoniques et 2.N + 1 dans les autres cas (cf. théoréme 12).

Les fonctions Get Avg Occupation et Get Avg Waiting Time, calculent res-
pectivement la valeur de l'occupation moyenne du tampon et du temps d’attente
moyen d'un message dans le tampon (cf. figure 7.12). Elles font appel aux fonc-
tions Qs_Average Waiting Time et Qs_Average_ Number Customer de la classe
Queueing System.
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package Buffers is

Function Get_Max_ Occupation (
sys : System)

return Double;

Function Get Max_Waiting  Time (
sys : System)

return Double;

Function Get Avg Occupation (
sys : System)

return Double;

Function Get Avg Waiting Time (
sys : System)

return Double;

end Buffers ;

FiG. 7.12 — Interface des fonctions de calcul de critéres pour les tampons

Par exemple, pour les tampons M/P /1, ces procédures implémentent les critéres théoriques
de la file M/G/1 (cf. tableau 2.7) dont les parameétres sont donnés dans le théoréme 7.

Les procédures de calcul de critére de performance nécessitent de connaitre certaines in-
formations concernant les tampons étudiés.

La fonction Is  Cons _Prod Harmonic est utilisée pour vérifier I'harmonicité des pé-
riodes des taches consommateurs et producteurs (cf. figure 7.13).

Les valeurs des critéres théoriques peuvent étre calculées si le taux de production des
messages est inférieur au taux de consommation (cf. définitions 13 et 21). Les résultats
sont donc obtenus sous controle de la procédure Buffer Flow Control : une exception
est levée si la loi de conservation du débit n’est pas respectée (cf. figure 7.13).

Finalement, nous avons ajouté des événements tels que la lecture ou 'écriture de données
dans un tampons afin d’effectuer des mesures sur les systémes étudiés dans cette thése
grace aux outils paramétrables
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package Buffers is

Function Is_Cons Prod Harmonic (
my buff : in Buffer Ptr;
my tasks : in Tasks Set )

return Boolean ;

Procedure Buffer Flow Control (
my _buff : in Buffer Ptr;
my _tasks : in Tasks Set );

end Buffers :

F1G. 7.13 — Interface des fonctions/procédures de collecte d’informations sur le tampon

7.3 Conclusion

Cheddar est un logiciel sous licence GNU développé pour modéliser, simuler et analyser
des applications temps réel. Cheddar répond & trois objectifs : il peut étre utilisé dans un
cadre pédagogique, servir d’outil de prototypage d’applications temps réel et aider aux
travaux de recherche sur l'ordonnancement temps réel.

Nous présentons les outils de simulation et de validation disponibles dans Cheddar. Cheddar
intégre la plupart des résultats classiques de I'ordonnancement temps réel des systémes
mono-processeurs et répartis (cf. chapitre 2).

Il est possible de prendre en compte les spécificités de fonctionnement d’une application.
L’utilisateur peut définir, entre autres, son propre ordonnanceur et ses propres régles d’ac-
tivation des taches grace & un langage fournit dans Cheddar. Plusieurs exemples de ces
fonctionnalités sont donnés dans ce chapitre

Nous avons développé des classes Ada pour étendre les fonctionnalités de Cheddar. Ces
nouvelles fonctionnalités permettent d’étudier les systémes temps réel comprenant des tam-
pons. Les classes Buf fers et Buf fers Set permettent d’éditer des applications compre-
nant des tampons dans Cheddar. Le simulateur d’ordonnancement des taches a été modifié
pour prendre en compte les éventuelles activations de taches sur réception de message. La
classe Queueing System fournit des fonctions/procédures pour calculer les critéres de
performance nécessaire & I’analyse des tampons.
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L’objectif de ce chapitre est de fournir une premiére approche de ’analyse temporelle
d’un plan PILOT. Cette approche se base sur les résultats présentés dans les chapitres 3,
4 et 5.

Le langage PILOT est un langage graphique permettant de concevoir et d’exécuter des
missions pour des robots mobiles télé-opérés. Ce langage est développé au sein de 1'équipe
d’acceuil informatique de 'UBO (EA2215) [NLSMO03]|. Un plan PILOT représente une
séquence formée d’actions et de structures de controle (conditionnelle, ...). Nous cherchons
en particulier & borner le temps d’exécution d’un plan ou encore & vérifier des contraintes
de synchronisation entre différentes actions.

Pour évaluer ces critéres pour un plan PILOT donné, nous appliquons la démarche sui-
vante :

1. Nous supposons une architecture donnée. En particulier, le robot, son support d’exé-
cution embarqué ainsi que ’environnement de contrdle de PILOT sont modélisés en
termes de taches, de tampons et de canaux de communication. Les paramétres des
taches, tels que la période, la capacité ou les contraintes de précédence, sont connus.

2. A partir de ces informations, nous calculons les bornes maximums sur 'occupation
et sur le temps d’attente des tampons.

3. Finalement, nous appliquons 'analyse holistique pour déterminer les temps de ré-
ponse des traitements répartis. Nous obtenons ensuite le temps de réponse des ac-
tions et structures du langage PILOT. Grace a ces temps de réponse, nous pouvons
valider temporellement un plan PILOT.

Ce chapitre est organisé en trois parties :

e La section 8.1 décrit le langage PILOT et I'architecture logicielle de son environne-
ment de controle.

e La section 8.2 présente ’analyse temporelle d’'un plan PILOT.
e Finalement, nous concluons.

8.1 Le langage PILOT et son architecture logicielle

Dans cette section, nous décrivons, dans un premier temps le langage PILOT, puis nous
détaillons son architecture logicielle.
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8.1.1 La langage PILOT

Le langage PILOT est un langage graphique. Il est basé sur la notion d’action.

Une action comporte un ordre exécutable par le robot, une précondition et une ou plusieurs
régles de surveillances auxquelles sont associés des traitements.

Deux types d’actions sont distingués : les actions élémentaires et les actions continues. Une
action élémentaire a sa propre fin, contrairement & une action continue. Elle se termine
généralement lorsque son objectif est atteint. La terminaison d’une action continue est
quant a elle déclenchée par une autre primitive du langage. Quelle que soit sa nature, une
action ne s’exécute que si sa précondition est vraie. De méme, lorsqu’au cours de I’exécution
d’une action, une de ses régles de surveillance est vraie, le traitement associé est exécuté.

¢ Run ¢Act. end

\L Prec Req \L Prec Ok

Wait
Prec
Answer

T Sent signals

$Received sig.

FiG. 8.1 — Automate a état fini

Dans la pratique, les préconditions et les régles de surveillance associées aux actions sont
trés souvent des conditions sur des valeurs de capteurs. Le traitement par défaut associé
aux régles de surveillances est l'arrét de ’action correspondante. Chaque type d’action
est modélisé par un automate d’état fini (cf. figure 8.1). Deux étapes de cet automate
sont essentielles. La premiére, Ask Prec. traduit ’évaluation de la précondition avant le
lancement de I’action. Si cette précondition est satisfaite (Prec OK), alors I'action est exé-
cutée. Sinon, I'utilisateur est averti et peut choisir entre la réévaluation de la précondition
(Redo ?) et le lancement de l’action sans réévaluation de la précondition (Exe. Action).
L’état Exe. Action est le deuxiéme état le plus important de 'automate. Quand une
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action atteint son but prédéfini (cas des actions élémentaires) ou quand 1'une de ses régles
de surveillances devient vraie, 'action est stoppée par le systéme de controle (End).

> Début de séquence
—>— Séquentialité
— Fin de séquence
? Conditionnelle
3 Itération
<> Conditionnelle
/7 Parallélisme
& Préemption

FiaG. 8.2 — Liste des symboles relatifs aux structures de controle de PILOT

Le langage PILOT fournit différentes structures de controle pour la construction de plans :
séquentialité, conditionnelle, itération, parallélisme et préemption. La figure 8.2 montre les
symboles utilisés pour identifier ces structures.

Nous décrivons briévement ci-aprés les structures de controle du langage PILOT :

[>— [Astiont ||——|[Actionz J|<|

FiG. 8.3 — Séquentialité

o La séquentialité. Trois symboles sont utilisés pour la séquentialité : le début de sé-
quence, l'inter-séquence et la fin de séquence. La figure 8.3 montre un exemple de
séquence comportant deux actions élémentaires actionl et action2. L’exécution de
I'action2 commence apres la fin de 'actionl.

ﬁ D—H Actionl H—p—” Action2 ‘M
D—H Action3 H—«>—H Action4 H—Q

F1G. 8.4 — Conditionnelle

D_
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e La conditionnelle. Elle est formée d’une ou plusieurs alternatives ordonnées du haut
vers le bas et comportant chacune une condition suivie d’une séquence. La premiére
séquence dont la condition est vraie est la seule exécutée. La figure 8.4 montre un
exemple de conditionnelle formée de deux alternatives.

> G p{Em < <

F1G. 8.5 — Itération fixe

> & DT

Fi1G. 8.6 — Itération conditionnelle

o [L’tération. Elle est formée d’un critére de poursuite suivi d’'une séquence. Ce critére
peut étre soit un nombre d’itérations, soit une expression booléenne. Dans le premier
cas, l'itération est dite fixe et dans le second, elle est qualifiée de conditionnelle. La
figure 8.5 montre un exemple d’itération fixe. Dans cet exemple, I'action est exécutée
trois fois. La figure 8.6 présente quant a elle un exemple d’itération conditionnelle.
L’action est exécutée quand la condition s < 2 est initialement vraie et est réexécutée
& son issue, tant que cette condition est vraie.

Z
e

> <

Fi1G. 8.7 — Parallélisme

o Le parallélisme. 11 est formé de plusieurs séquences. Les séquences sont exécutées en
paralléle. Son exécution se termine lorsque toutes les séquences ont atteint leur fin.
La figure 8.7 illustre l'utilisation du parallélisme.

Dans cet exemple, les actions 1 et 2 s’exécutent en paralléle et I'exécution paralléle
se termine lorsque les deux actions sont terminées.
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@

D_

Fia. 8.8 — Préemption

e La préemption. Comme le parallélisme, elle est formée de plusieurs séquences dont
I’exécution se fait en paralléle, mais contrairement & ce dernier, son exécution se
termine dés que 'une de ses séquences atteint sa fin. La figure 8.8 montre un exemple

d’utilisation de la préemption.

Dans cet exemple, la terminaison de l'une des séquences entraine l'arrét de l'autre

séquence et la fin de ’exécution de la préemption.

8.1.2 Architecture logicielle de ’environnement PILOT

OFPERAITOR

—

MAN/MACHINE INTERFACE

OO O OO OO

(=] 3 1 B

> RS 4

ceceoe000
00000000

it

Supervision

SIGNALS

————
SINGLE PROCESSOR

RULES
GENERATOR

—<[__1>— SHARED MEMORY

MESSAGE QUEUE

1~ Wireless Link (RS232, Ethernet)

TARGET ROBOT

FiG. 8.9 — L’environnement PILOT
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Nous présentons dans cette partie I’architecture logicielle de ’environnement PILOT.

Le systeéme de controle (cf. figure 8.9) est 'interface entre 1'utilisateur et la machine pilotée
(Robot Cible). II comporte six modules exécutés en paralléle :

e Une Interface Homme-Machine (IHM)

i

Un Serveur de Communication,

e Un Générateur de Régles,

Un FEvaluateur,

Un Module d’Ezxécution ou Driver,

e Et un Interpréteur.

Ces modules sont exécutés en paralléle et communiquent par socket et par mémoire parta-
gée. Le systéme de controle peut s’exécuter soit en mode centralisé, soit en mode distribué.
Le choix du mode d’exécution est effectué de facon statique (avant la compilation).

L’THM fournit des moyens pour la construction de plans, la création dynamique d’actions
(sans recompilation du code), et la modification du plan avant et au cours de I’exécution de
ce dernier. Elle intégre également des moyens pour la supervision de ’exécution du plan.
L’IHM stocke le plan dans une zone de mémoire partagée avec l'interpréteur.

L’interpréteur lit le plan en mémoire partagée et envoie des ordres (demande d’évaluation
de précondition, ordre de démarrage d'une action, ...) aux autres modules afin de réaliser
I’exécution du plan.

Le serveur de communication gére les communications inter-modules.

Le role du générateur de régles est de transformer les chaines de caractéres des régles de
précondition et de surveillance en arbres binaires. Il stocke le résultat dans une zone de
mémoire partagée avec |’ évaluateur.

L’ évaluateur évalue les régles de précondition et de surveillance & partir des arbres binaires
correspondants.

Le module d’exécution réalise 'interface entre le robot et le systéme de controle. 11 traduit
les ordres de haut niveau du plan en ordres de bas niveau compréhensibles par la ma-
chine téléopérée. Le module d’exécution supporte différents protocoles de communication
(connexion série, Ethernet, FDDI).
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Evaluvateor Surverllance Feguete Infterpretcur Coamands

. | Emetteur

FiG. 8.10 — Contraintes de précédence entre les taches de ’environnement PILOT

L’environnement PILOT est constitué de deux parties dont une est localisée sur la station
de controle et autre embarquée sur le robot. La station et le robot communiquent a
travers un lien série ou une liaison radio. Les services offerts par les deux composantes de
I’environnement PILOT sont implantés par un ensemble de taches.

La figure 8.10 décrit les contraintes de précédence entres les taches de l’environnement
PILOT. Dans cette figure, les taches de I'environnement PILOT sont représentées par des
cercles. Elles communiquent soit par des tampons, soit par des messages transmis & travers
une liaison série.

La tache Interpreteur est découpée en deux sous-taches (Interpreteur Condition et In-
terpreteur  Commande) afin de simplifier la modélisation de ses contraintes de précédence.
Pour les mémes raisons, la tache Fvaluateur est modélisée en deux taches : les taches Fva-
luateur_ Condition et Evaluateur_Surveillance. Enfin, la tache Exécution est modélisée par
les taches Commande et Etat.

Les taches Récepteur, Avancer, Reculer et Emetteur s'exécutent sur le robot. On ne s’oc-
cupe pas du fonctionnement des taches sur le robot.

Les taches Generateur et Serveur n’apparaissent pas directement. La tache Serveur est
prise en compte au travers des tampons. La tiche Generateur est modélisée par les taches
Evaluateur _Condition et Evaluateur Surveillance (cumul des durées de génération des
conditions et d’évaluation des régles).

Toutes les taches placées sur la station de controle fonctionnent de la fagon suivante :

e La tache Interpreteur Condition demande I’évaluation de précondition, de condi-
tions d’itération ou de conditionnelle & la tache Evaluateur Condition.
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e Fwaluateur Surveillance évalue périodiquement les régles de surveillance et transmet
les résultats a Interpreteur Commande.

o Fvaluateur Condition évalue les préconditions et les expressions booléennes asso-
ciées au itération et aux instructions conditionnelles, puis, envoie le résultat a la tache
Interpreteur _Commande.

e Lorsque les régles de précondition évaluées par Fuvaluateur Condition sont vraies, la
tache Interpreteur Commande envoie a la tache Commande les ordres a exécuter
par le robot.

e La tache Commande se charge de les transmettre au robot par la liaison série grace
aux messages Vers_ Robot. Ces messages sont réceptionnés par la tache Récepteur.
La tache Récepteur les fait suivre aux taches qui fournissent les services demandés
(ex : les taches Awancer, Reculer, ...).

e La tache Emetteur transmet périodiquement 1’état du robot & l’application de
controle. Ces données sont réceptionnées et mémorisées par la tache Etat. On sup-
pose que la tdche Emetteur transmet ces informations & son initiative. En réalité,
dans la mise en ceuvre actuelle de 'environnement PILOT, la tache Emetteur est
activée sur une demande de la tache Commande.

Les taches accédent a trois ressources partagées :

e La ressource Mémoire Plan qui stocke la description actuelle du Plan en cours
d’exécution. Cette description peut étre modifiée par I'utilisateur grace a l'interface
homme-machine. Cette ressource est accédée par les taches Interpréteurl, Interpré-
teur2 et IThm.

e Laressource Mémoire_ Etat Capteurs mémorise sur la station de controle I’état cou-
rant des capteurs du robot. Elle est accédée par les taches Fvaluateur Surveillance,
Evaluateur condition, Thm et Etat.

e Enfin, la troisiéme ressource est la zone de mémoire Mémoire FEtat Actions qui
stocke I'état courant de I’exécution des actions sur le robot. Elle est accédée par les
taches Evaluateur Surveillance, Evaluateur condition, IThm et Etat.

8.2 Analyse temporelle d’un plan PILOT

Il s’agit ici de proposer une approche permettant d’obtenir certaines caractéristiques
d’un plan PILOT tels que son temps d’exécution maximum ou 1’évaluation des synchroni-
sations.
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Nous devons dans un premier temps analyser temporellement ’environnement PILOT.
Pour cela, nous proposons une méthode basée sur ’analyse Holistique et sur nos propo-
sitions de critéres maximums de performance. Nous présentons un exemple d’application
de cette méthode sur une partie de 'environnement PILOT, & savoir celle localisée sur la
station de controle.

8.2.1 Analyse temporelle de ’environnement PILOT

Dans cette section, nous donnons une méthode pour analyser temporellement 1’envi-
ronnement PILOT. Nous appliquons ensuite cette méthode a un cas concret.

Nom P;/D; | C; | Priorité
Commande 20000 | 120 10
Etat 30000 | 120 150
Evaluateur Condition | 20000 | 20 100
Evaluateur Surveillance | 20000 | 20 100
Interpreteur Condition | 20000 | 1000 50
Interpreteur Commande | 20000 | 1000 50

TAB. 8.1 — Paramétres des taches

Le tableau 8.1 résume les différents parameétres des taches de I'environnement PILOT. Les
temps de réponses des taches permettent d’exhiber les temps de latence de bout en bout
des chaines de traitements les plus significatives dont :

e La chaine de traitements exécutant un nouveau plan. Elle est consituée de deux sous
chaines de traitements exécutées I'une a la suite de 'autre. Déterminer le temps de
latence sur l'activation d’'un plan PILOT requiert d’étudier le temps d’exécution de
ces deux sous chaines de traitements successives. Les sous chaines sont :

1. La séquence d’exécution des taches Interpreteur Condition,
Evaluateur _Condition et finalement Interpreteur Commande.

2. La  séquence  d’exécution des  taches  Fwaluateur Surveillance,
Interpreteur  Commande et finalement Commande.

e Les chaines de traitements qui mettent & jour dans I'THM 1’état du robot distant et
du plan.

Nous nous sommes limités & ’étude de la premiére chaine de traitements. L’approche
adoptée est toutefois valable pour toutes les chaines de traitements.
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L’évaluation du temps de réponse nécessite de déterminer pour un message donné et pour
chaque tampon traversé dans ces deux chaines de traitements, le temps pendant lequel le
message reste dans le tampon. Les tampons constituant les chaines de traitements consi-
dérés sont les suivants :

e Requete FEvaluateur Condition. Un producteur activé aléatoirement ou périodi-
quement toutes les 20000 milli-secondes. Un consommateur périodiquement activé
toutes les 20000 milli-secondes.

e Les tampons Tampon FEtat, Interpreteur Commande et Requete Interpre-
teur  C'ommande sont tous les deux accédés par un seul consommateur et un seul
producteur de méme période. L’occupation maximum de ces tampons est donc bornée
a 2 messages (cf. théoréme 11).

Nous appliquons 'analyse Holistique pour déterminer les temps de réponse des taches et
des messages transitant dans le tampon (cf. section 2.4.3). Pour appliquer cette analyse, il
est nécessaire de connaitre les délais de communication de chacun des tampons.

Nous employons les résultats proposés dans les chapitres précédents (chapitres 3, 4 et 5)
pour les calculer. Nous considérons que les tampons de I'environnement PILOT sont des
files P/P/1 partagées par une tache producteur et une tache consommateur. Dans ce cas,
la borne maximum sur le temps d’attente est de Wy,ap = 2.P.ons (cf. théoréme 11). Or,
toutes les taches consommateur ont une période de 20000 ms, les délais de communication
sont donc bornés par la valeur 40000 ms.

J, commande — rRequete_Commande

Jlnterpreteur _ Commande — TRequete_ Interpreteur _Commande
JEUaluateur_ Condition = TRequete_ Evaluateur _Condition
JRequete_ Evaluateur _Condition — TInterpreteur_Condition

JRequete_ Interpreteur _Commande — rEvaluateur_ Condition

JRequete_Commande = rlnterpreteur_Commande

FiG. 8.11 — Relations de calcul des J; pour I'analyse Holistique

Le tableau 8.2 récapitule ’ensemble des résultats (temps de réponse) de l'analyse Holis-
tique. Les valeurs des J; sont obtenues grace aux relations de la figure 8.11.

A partir des ces temps de réponse, nous pouvons déduire le temps passé dans chacune des
instructions du langage PILOT grace aux relations que nous présentons dans la section
suivante.
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Nom T Ji T3 Jz’ T3 JZ' T3 JZ'

C 2260 40000 | 44300 | 41140 | 45440 | 81180 | 87480 | 81320
I Cond 1140 0 1180 0 1180 0 1180 0

I Com 1140 40000 | 41180 | 40140 | 41320 | 80140 | 81320 | 81280
E C 140 40000 40140 41140 41280 | 41180 41320 41180
E 120 0 120 0 120 0 120 0
R_E _C | 40000 1140 41140 1180 41180 1180 41180 1180
R I C | 40000 140 40140 | 40140 | 80140 | 41280 | 81280 | 41320
R C 40000 1140 41140 | 41180 | 81180 | 41320 | 81320 | 81320
C 87620 | 121320 | 127620 | 122460 | 128760 | 122500 | 128800 | 122500
I Cond 1180 0 1180 0 1180 0 1180 0

I Com 82460 | 81320 | 82500 | 81320 | 82500 | 81320 | 82500 | 81320
E C 41320 | 41180 | 41320 | 41180 | 41320 | 41180 | 41320 | 41180
E 120 0 120 0 120 0 120 0

R _E C | 41180 1180 41180 1180 41180 1180 41180 1180
R I C | 81320 | 41320 | 81320 | 41320 | 81320 | 41320 | 81320 | 41320
R _C 121320 | 82460 | 122460 | 82500 | 122500 | 82500 | 122500 | 82500

TAB. 8.2 — Analyse holistique appliquée & ’environnement PILOT

8.2.2 Estimation/Evaluation du temps d’exécution d’un plan

Avant de présenter les relations permettant d’évaluer le temps de réponse d’un plan
PILOT, nous introduisons quelques notations :

e A, constitue le temps d’exécution de ’action élémentaire numéro 4.

Ca; constitue le temps de réponse de I'action i.

Cb; constitue le temps de réponse de la branche .

Ta; constitue soit le temps maximum, soit le temps minimum de réponse de la chaine

de traitements réalisée par 'environnement PILOT afin d’initier ’exécution de I’ac-

tion 7 sur le robot et d’en obtenir l'information de terminaison.

e T'b; constitue une borne sur le temps d’exécution des opérations réalisées au démar-

rage et a la terminaison d’une boite PILOT.

Par la suite, en premiére approche, nous nous limitons aux actions élémen-

taires.

Les temps de réponse des actions et des structures de controle de PILOT sont obtenus
grace aux relations suivantes :



8.2 Analyse temporelle d'un plan PILOT 161

L’action élémentaire. Pour une action élémentaire, nous avons :

Ca; = A; +Ta;

La séquence. Pour une séquence j comportant n actions élémentaires numérotées de
1 & n, le temps de réponse est

ij = Z Cai

Vi<i<n

Le parallélisme. Pour une boite paralléle ;7 comportant n séquences (ou branches)
numérotées de 1 a n, le temps de réponse est :

Cb; = Tbj + mazyi<i<n(Cb;)

La préemption. Pour une boite de préemption j comportant m séquences (ou
branches) numérotées de 1 & n, le temps de réponse est :

Cbj = Tbj + minyi<i<n(Cb;)

L’itération. On suppose ici une boite d’itération j ou le nombre d’itérations maximal
est connu. Nous notons ce nombre n. Soit T}, une borne maximale ou minimale sur le
temps d’exécution du test de terminaison de la boucle. Soit C'by, le temps de réponse
de la séquence itérée.

Pour la boite j, le temps de réponse est :

ij = Tbj + n.(Tj + Cbl)

La conditionnelle. On suppose ici une boite conditionnelle j comportant n branches
conditionnelles (numérotées de 1 a n). Soit T;, une borne sur le test de la condition
de la branche i. Soit Cb;, le temps de réponse de la séquence de la branche 1.

Pour la boite j, le temps de réponse est :

Cb; =Tbj + Y T;+maz(Cb)

1<i<n
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8.3 Conclusion

Notre objectif est de fournir une premiére approche de ’analyse temporelle d’'un plan
PILOT.

La méthode d’analyse temporelle de ’environnement PILOT est basée sur ’analyse Holis-
tique et sur nos propositions de critéres maximums de performance (délai d’attente d’un
message, cf. chapitres 3, 4 et 5).

Nous avons appliqué cette méthode a une chaine de traitements de l'environnement PILOT
afin d’extraire différents temps de réponse des taches de cette chaine. Le travail présenté
n’est pas complet. Il faut ensuite calculer le temps de réponse des actions du langage
PILOT a partir des relations proposées. Finalement, il est possible d’obtenir un certain
nombre de critéres de performance comme le temps d’exécution d’'un plan PILOT ou/et
de vérifier la synchronisation de diférentes actions.

En outre, nous ne sommes pas encore capable d’analyser complétement 1’architecture lo-
gicelle. Par exemple, nous n’avons pas encore étudié le cas des tampons dont les flux
d’arrivée sont a la fois déterministe et non-déterministe. Ce cas constitue une perspective
intéressante pour la suite des travaux.
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Lorsqu’un systéme est temps réel, il n’est pas suffisant de considérer uniquement ’exac-
titude des résultats produits par ’application. Il faut également vérifier le respect des
contraintes temporelles du systéme. Dans le cadre de cette thése, nous avons étudié une
méthode, généralement désignée sous le terme de théorie de 'ordonnancement temps réel,
permettant de simuler voire vérifier de tels systémes.

La notion de faisabilité est primordiale dans les systémes temps réel. Une application est
faisable, ou ordonnancable, si toutes les taches qui la composent respectent leurs contraintes
temporelles. Il s’agit de déterminer si les taches du systéme modélisé sont exécutées dans
les temps.

Cette thése traite de la faisabilité des systémes temps réel répartis.

Nous considérons qu’un systéme réparti est constitué de plusieurs sous-systémes mono-
processeur reliés par un réseau.

Un sous-systéme est composé de taches et de tampons. Nous supposons que les taches du
systéme sont périodiques et ordonnancées, par exemple, selon un algorithme & priorités
fixes. La migration des taches entre les différents processeurs est interdite. Les tampons
collectent des informations délivrées par un autre sous-systéme au travers du réseau ou
périodiquement lors d’'une communication entre taches de ce méme sous-systéme. Les mes-
sages arrivent dans le tampon a une cadence donnée. Dans certains systémes, cette cadence
peut étre difficile a définir.

Ce modele d’application correspond & une pratique industrielle que l'on retrouve, par
exemple, dans 'avionique modulaire : le systéme est constitué de sous-systémes communi-
quant par l'intermédiaire d'un réseau [Ari97|. Ces sous-systémes sont éventuellement four-
nis par différents partenaires industriels. Le fonctionnement global du systéme est défini
par un intégrateur de systéme.

La présence de tampons apporte une certaine souplesse dans la conception d’une applica-
tion temps réel dont les tAches communiquent. Les taches sont activées & leur rythme mais
il est nécessaire que la taille des tampons soit suffisante pour qu’il n’y ait pas de situation
de débordement. La modularité induite par les tampons facilite le travail de 'intégrateur
de systéme.

La vérification du respect des contraintes temporelles des taches est accomplie grace aux
méthodes classiques de faisabilité de jeux de taches périodiques. On cherche & vérifier
des contraintes temporelles qui sont locales & chaque sous-systéme. D’autre part, il est
nécessaire que le nombre de messages présents dans le tampon n’excede pas sa taille.

La théorie des files d’attente propose des critéres de performance pour dimensionner les
tampons. Les taches qui consomment les messages dans les tampons sont alors soumises a
une contrainte de précédence : elles sont activées dés qu'un message arrive dans le tampon.
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Malheureusement, dans ce cas, la vérification du respect des contraintes temporelles locales
a un sous-systéme est plus difficile.

Cette thése explore une voie différente qui permet d’obtenir des garanties sur la faisabi-
lité des taches au détriment de la simplicité d’analyse des tampons. En particulier, nous
supposons qu’il n’y a pas de contrainte de précédence entre les taches d'un sous-systéme.
Dans ce cas, tester la faisabilité d’un sous-systéme consiste a vérifier localement le respect
des contraintes temporelles des taches selon les tests classiques de la littérature (cf. section
2.2).

Si les tampons ne sont soumis qu’a la loi de conservation du débit (cf. définition 13 et
21), la faisabilité des taches en est facilitée. En revanche, la difficulté est reportée sur le
dimensionnement des tampons.

Lorsque la durée minimum entre deux arrivées de messages est connue, les critéres maxi-
mums permettent d’avoir des garanties sur le bon fonctionnement de I'application. Ils sont
particulierement utiles pour les applications ou le probléme du débordement des tampons
est critique. De plus, les bornes exhibées ne supposent pas 'utilisation d’un algorithme d’or-
donnancement particulier. Elles peuvent donc étre affinées si des hypothéses sont faites sur
Iordre d’exécution des différentes taches.

Quand il n’existe pas de durée minimum entre deux arrivées de message, il est impos-
sible d’avoir les mémes garanties que le cas précédent. Les critéres moyens ne peuvent en
aucun cas étre considérés comme des bornes. Par contre, ils peuvent servir a évaluer les
caractéristiques du tampon de maniére & diminuer le risque de débordement.

Toutefois, pour les applications ol le débordement des tampons ne remet pas en cause le
bon déroulement de leur exécution, les critéres moyens s’avérent suffisants. C’est particu-
lierement le cas lorsqu’il est rare que 'occupation du tampon soit supérieure a sa taille
moyenne (cas ou la probabilité de non débordement est élevée). Ainsi, il est possible de
diminuer I'’empreinte mémoire d’un sous-systéme.

Les contributions de cette thése sont les suivantes :

e Des contributions de modélisation : nous avons proposé un modéle d’application
temps réel avec tampons. Ce modéle permet d’utiliser, pour les taches, les tests de
faisabilités classiques de la littérature. En ce qui concerne les tampons de notre ap-
plication, ils sont modélisés grace a la théorie des files d’attente. Nous avons proposé
une loi de service P afin de prendre en compte le caractére indépendant des taches
périodiques.

e Les contributions théoriques : nous avons étudié deux files d’attente : les files M /P /1
et P/P/1.
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Nous proposons une résolution approchée de la file M /P /1 basée sur les files d’attente
classiques telles que la file M/G/1 [SLNM04b, LSNMO05|. Grace a 'évaluation du
temps de service moyen W de la loi P et de sa variance o2, il est possible d'utiliser
les critéres de performance de la théorie des files d’attente. Le temps d’attente et le
taux d’occupation mesurés lors des simulations différent, selon les jeux de taches, de
0% a 10% avec les critéres théoriques.

Nous proposons une résolution exacte de la file P/P/1 basée sur des résultats des
réseaux ATM [LSN103]. Cette résolution consiste a obtenir des bornes maximums
sur le taux d’occupation et sur le temps d’attente des messages dans le tampon.
Des simulations menées sur la file P/P/1 confirment les résultats attendus par la
résolution exacte.

e Des contributions techniques : nous avons développé de nouvelles fonctionnalités
pour Cheddar, un logiciel de modélisation et d’analyse d’applications temps réel
[SLNMO04a]. Ces fonctionnalités permettent de modéliser et d’analyser les tampons
d’un systéme temps réel. Nous nous sommes basés sur les boites a outils disponibles
dans Cheddar pour mettre en ceuvre nos algorithmes de simulation des tampons.

Finalement, la présence de tampons apporte des solutions intéressantes & la conception de
systémes temps réel. Leur dimensionnement est un probléme intéressant qui va concerner,
a notre avis, de plus en plus de systémes temps réel. Les critéres que nous proposons dans
le cadre de cette thése apportent des éléments de solution & ce probléme pour certains
types de jeu de taches. Néanmoins, de nombreux points restent & explorer pour généraliser
et améliorer la qualité de ces résultats :

e [l faut affiner les approximations effectuées pour le calcul du temps de service moyen
de loi P et de sa variance voire, trouver une résolution exacte de la file M/P/1.

e Il manque des critéres moyens ou maximums lorsque plusieurs taches consomment
des messages dans un méme tampon ou lorsque les délais critiques sont arbitraires.
En outre, il faudrait étudier d’autres critéres de performance afin d’avoir une analyse
plus fine des tampons.

e Il manque une évaluation des critéres de performance de la file "MP /P /1". Cette file
décrit un tampon recevant a la fois des flux de messages dont le délai inter-arrivée
minimum est connu et des flux de messages dont seul le délai inter-arrivée moyen
peut étre évalué. Nous retrouvons ce type de file dans I'environnement logiciel de
PILOT (cf. chapitre 8).

e Nous n’avons pas abordé le cas ou1 les messages possédent des contraintes temporelles.
La faisabilité consisterait, non seulement, a étudier les taches et les tampons de
I’application, mais également, & vérifier les contraintes des messages.
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e Une autre perspective serait d’évaluer la possibilité d’obtenir, grace & nos travaux,
les temps de réponse d’un traitement réparti en s’appuyant sur une méthode telle
que l'analyse holistique. Dans 1’étude de cas PILOT, nous tentons d’appliquer une
approche similaire (cf. chapitre 8).

Ce travail nous offre des perspectives & plus long terme. Nous voudrions appliquer les
résultats des systémes temps réel durs a des applications multimédias et/ou interactives
pour obtenir des garanties sur leur qualité de service.

Certaines de ces applications contiennent des tampons (socket, ...) et cohabitent avec les
autres taches du systéme. L’ordonnancement se fait en temps partagé : l'ordonnanceur
essaye d’accorder la méme fraction de la charge processeur a chaque téche.

Par conséquent il est difficile de considérer 'importance et I'urgence des différents trai-
tements de ’application. Une tache du systéme dont ’échéance est éloignée peut bloquer
I’application alors qu’elle doit terminer rapidement un traitement.

Les concepteurs de ces applications estiment parfois qu’il suffit d’augmenter la puissance
du processeur pour améliorer les performances de ’application. Or, nous savons que dans
certains cas diminuer les temps d’exécution ne méne pas forcément a une amélioration de
la qualité de service (anomalie de Graham [Gra01]). En outre, ils laissent généralement le
soin aux utilisateurs de configurer les parameétres de 'application pour obtenir une qualité
de service satisfaisante (dans les autres cas, les paramétres sont prédéfinis).

Nous pourrions donc proposer une approche basée sur les travaux de cette thése. L’objectif
serait d’obtenir un gain sur les performances de I'application et de proposer des outils de
configuration automatiques qui garantissent une qualité de service spécifiée par 'utilisateur.
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Annexe A

Calcul de la probabilité d’état de la
file M/P /1

Nous proposons une expression de la probabilité d’état pour la file M/P /1. Dans 'état
actuel de nos travaux, nous sommes en mesure de donner cette probabilité dans un intervalle
de temps t. Mais pour obtenir la probabilité de non débordement, il faudrait que cette
probabilité soit indépendante du temps.

Théoréme 13 La probabilité d’avoir k messages dans le tampon a l'instant précédent la
consommation n est de :

k
Pk;(rn + (n - 1)Pcons) = Z Ppi(rn + Peons — Tnfl)-Pk—l—l—z‘(Tnfl + (TL - 2)Pcons)
=0

Avec

Pk(rn + (n — 1)Pcons + 5t) = Pk+1(rn + (n — 1)P00n5 — 5t)
Bt

Py(rn + (n — 1) Peops + 0t) = Pi(rn + (0 — 1) Pegns — 0t) + Po(rn + (n — 1) Pegps — 0t)

Eléments de preuve :

Nous cherchons & analyser le comportement de la file entre les 2 derniéres consommations.
Puis nous appliquons par récurrence le méme raisonnement aux consommations précé-
dentes.

Le temps entre 2 consommations successives est de :
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i—1
Teons T Peons — Tcons
La probabilité d’avoir n productions pendant le service courant est de :
i—1
Ppn( Tcons + PCOTLS - rcons)

La probabilité d’avoir n messages présent dans le tampon avant la ¢*"*® consommation est
de :

Pn(rions + (Z - 1)'Pcons)

Les différents scénarios qui permettent d’avoir k messages présent dans le tampon avant
la ¢ consommation sont les suivants :

e 0 production entre les 2 derniéres consommations et k£ + 1 messages présents dans le
tampon avant la consommation ¢ — 1.

PPO( Teons T Peons — ’rti:gr}s)'Pk-l—l(Tti:gr}s + (7 = 2)-Peons)

e 1 production entre les 2 derniéres consommations et k& messages présent dans le
tampon avant la consommation ¢ — 1.
Ppl( Teons + Peons — cons) Pk( Tcons + (7’ - 2)‘P00n8)
e 2 productions entre les 2 derniéres consommations et k — 1 messages présent dans le
tampon avant la consommation 7 — 1.
Pp?( Tcons T Peons — cons) Py 1( cm}s + (Z - 2)'PCOTLS)
[
e k — 1 productions entre les 2 derniéres consommations et 2 messages présent dans le
tampon avant la consommation ¢ — 1.
Ppy— 1( Teons T Peons — cons) P2( Tcons + (Z - 2)'P00n8)
e k productions entre les 2 derniéres consommations et 1 ou 0 messages présent dans

le tampon avant la consommation ¢ — 1.

Ppk( Tcons T Peons — Tcons) (Pl( Tcons T (Z - 2) PCOHS) + PO( cons + (Z - 2)'PCOTLS))



Annexe B

Démonstration de la borne sur la
charge processeur

Le théoréme et la démonstration proviennent de l'article [LL73].

Théoréme 14 Pour un jeu de m tdches périodiques a priorité fize dont le ratio entre les
différentes périodes est inférieur o deuz, la charge processeur doit respecter la condition
suivante :

Q

L < (2m — 1)
[

§s!

m
=1

Eléments de preuve :

Soit 11, 15, ..., T, les m taches dont les capacités sont Cq, Cy, ..., C,,. Nous considérons
que les périodes sont ordonnées selon la régle suivante : Py, > P,,—1 > ... > Po > P,. U
est égal & la charge processeur. Nous désirons montrer que :

Ci=PFP—-P

Nous supposons que :

Ci=P-P+A A>0

Soit,
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01:P2—P1
Cy=0Cy+ A
Cy=Cs
C;n—lzcm—l
C. =Cn

/ ~ . 2
U est la charge processeur correspondant a ces nouvelles capacités. Nous avons :

00 (3)-(3)

D’autre part, nous supposons que :

Ci=P-P—-A A>0

Soit,
Cl=P,— P,
Cy = Cy—2A
Cy = Cs
C;I/’L 1= Cm1
' =Chp

/
U est la charge processeur correspondante. Nous avons :

" A 2A
U-U =|(—= — | >0
(Pl) - < Py >
Par conséquent, si U est la charge processeur minimum, alors :
Ci=P—-P
De la méme maniére, nous pouvons montrer que :
Co=P;— P

O3 =P — Py

Cmfl = Pm — I'm—1
Soit,

Cm :Pm_2(cl +C2++Cmfl)

Pour simplifier la notation, nous posons I’équation suivante :
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Donc,

Ci=PFPu1—P=9.P—gin1.P1 i=12,..,m-1
Et,

Cm == Pm - 2.gi.P1

Et finalement,

U =Xk (%) =y (gi = Git1 (Pgl)) +1-2.q. (%)
= S (00— 9o (525)) +1-2-(527) (B.1)

-1 - i—gi—
:1+gl.(gi+1)+ ?i21gi.<ggiill)
La borne sur la charge processeur est égal a 1 si g; = 0 pour tout .

Pour trouver la borne maximum sur la charge processeur, I’équation B.1 doit étre minimisée
selon les g;. Cela peut étre fait en affectant aux variables g; de la dérivée de U une valeur
nulle et résolvant I’equation résultante :

2
dU _ 95129i=9i-1  gji1 - _ B.2
90 = 1T =0 j=12.,m-1 (B.2)

Avec gg = 1.

Il peut étre montré que la solution générale a 1’équation B.2 est :

gi=2"" -1 j=0,1,.,m—1
Soit,

U=m.(2m —1)



Annexe C

Rappel des notations utilisées

Notation | Dénomination Définition

T; La téache @ Traitement ou en ensemble de traitements.

5 Temps de réponse Délai entre la date de premiére activation de la
tache 7 et 'instant de sa terminaison.

P; Période Délai fixe entre deux activations successives.

C; Capacité Borne sur la durée d’exécution de la tache 3.

D; Délai critique Date a laquelle la tache ¢ doit avoir terminé son
exécution. Elle est relative a ’activation de la
tache .

S; Date de premiére activation | Date a laquelle la tache est préte & étre exécutée
pour la premiére fois.

J; Gigue sur activation Borne sur la latence entre I'activation théorique
de la tache i et son activation réelle.

B; Temps d’interblocage Durée maximale de blocage de la tache i par une

tache de priorité inférieure.

TaAB. C.1 — Notations
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