LISI

LABORATOIRE D’INFORMATIQUE SCIENTIFIQUE ET INDUSTRIELLE

EA 1232

ENSMA et Université de Poitiers

Modélisation précise des applications
temps réel en vue de leur validation
temporelle

Synthése des travaux
en vue de 'obtention d’une

HABILITATION A DIRIGER DES RECHERCHES

Rapporteur
Rapporteur
Rapporteur
Directeur
Examinateur
Examinateur
Examinateur
Examinateur

Pr.
Pr.
Pr.
Pr.
Pr.
Pr.
Pr.
Pr.

Emmanuel Grolleau

Maitre de Conférences a 'TENSMA
3 Décembre 2009

Jury

Jean-Charles Billaut
Serge Haddad

Guy Juanole
Francis Cottet
Isabelle Puaut
Pascal Richard

Ye Qiong Song
Yvon Trinquet

LI Tours, EPU Polytech’Tours
LSV, ENS Cachan

LAAS Toulouse

LISI, ENSMA

IRISA, Université de Rennes

LISI, Université de Poitiers
INRIA, INPL Nancy

IRCCyN, Ecole Centrale de Nantes






a Alexandria






Remerciements

Je tiens a remercier les membres du jury pour l'intérét qu’ils ont porté a mes travaux de
recherche, et les discussions qui ont contribué a 'amélioration de ce manuscript. Je tiens
aussi a remercier Francis Cottet pour avoir accepté de diriger mon Habilitation a Diriger
des Recherches.

Je souhaite remercier mes doctorants pour avoir été trés actifs et réactifs : j’ai eu
beaucoup de chance d’étre en charge de la direction de leurs travaux. Je tiens aussi a
remercier de fagon particuliére chacun d’entre eux. Merci & Ngo Khanh Hieu pour sa bonne
humeur, et sa persévérance malgré les conditions particuliéres de sa these. Merci a Karim
Traoré pour ses efforts constants, les talents qu’il a sus développer et son calme dans
I'urgence des échéances de concours. Merci & Ahmed Rahni pour sa rigueur et son sourire
constant face & mes exigences croissantes devant ses qualités scientifiques croissantes
elles aussi. Merci a Francois Dorin pour son engagement pédagogique et scientifique. Ce
mémoire tire la majeure partie de son contenu dans leurs travaux a mes cotés.

Je tiens a remercier Francis Cottet et Annie Geniet, pour le souffle qu’ils m’ont insuf-
flé pendant ma thése de doctorat, j’espére appliquer la rigueur scientifique qu’ils m’ont
transmise, et aussi suivre mes doctorants de fagon aussi réactive que la facon dont ils
m’ont suivi. En tant que doctorant, j’ai été rassuré maintes fois de voir un article, ou des
chapitres de ma thése, revenir couverts d’annotations en rouge. J’essaie & mon tour de
rassurer mes doctorants en montrant la méme rigueur en tant qu’encadrant.

Je souhaite remercier tous mes collégues et amis du LISI, en particulier Pascal Ri-
chard, qui m’a beaucoup appris, et Michaél Richard qui m’a beaucoup aidé aussi bien
sur le plan scientifique que pédagogique. Michaél a notamment accepté d’absorber une
surcharge d’enseignement importante afin de me laisser du temps pour la préparation de
ce mémoire. Merci aussi & Yamine Ait-Ameur qui m’a beaucoup aidé aussi bien sur le
plan administratif que scientifique. Merci aussi a Guy Pierra qui durant de nombreuses
années, en tant que directeur, m’a donné sa confiance. Enfin, je tiens a remercier tous
mes collégues du laboratoire, du département d’enseignement, et les doctorants, pour la
convivialité de nos relations de travail.

Je tiens a remercier aussi mes collégues de 'ENSMA, pour leur confiance et leur
sympathie.

Je souhaite remercier mes étudiants notamment de 'ENSMA, mais aussi de Mas-
ter, des instituts polytechniques de Hanoi et d’Ho Chi Minh Ville, de SupMéca et de
IESIP. Non seulement ’enseignement procure une joie de partager avec eux, mais les
contacts que beaucoup ont gardé avec moi aprés ’obtention de leur diplome par le biais
d’offres de stage, de visites, des journées d’intégration des nouveaux éléves, me touche
particulierement. Je leur souhaite toute la réussite possible.

Merci & mon épouse Alexandria pour son amour constant qui est le pilier de ma bonne
humeur quotidienne, et & mon fils Enzo pour sa curiosité qui fait que je me sens papa
méme lorsque je prépare des enseignements a la maison. Enfin je remercie mes parents,
mon frére et ma sceur pour leur soutien.






Table des matiéres

1 Introduction générale

I Introduction

1.1 Introduction au tempsréel . . . . . . . . . . ...
1.1.1 Support d’exécution . . . . . .. ...
1.1.2 Modéles de taches . . . . . . . . ...
1.1.3  Algorithmes d’ordonnancement . . . . .. . ... ... ... ... .....

1.1.4 Tests d’ordonnancabilité . . . . . . . . . . ... Lo

IT Contributions

2 Ordonnancement hors-ligne
2.1 Ordonnancement exhaustif optimal . . . . . .. . .. ... ... ... ...

2.1.1 Modélisation . . . . . ..o
2.1.2 Génération et extraction de séquences optimales . . . . .. ... ... ..
2.1.3 Collaborations et publications . . . . . . . . ... ... ... ... ...
2.1.4 Points forts de la démarche et perspectives. . . . . . . ... ... ... ..
2.2 Meéthode méta-heuristique . . . . . . . . . . ... ..
2.2.1 Méthode optimale de base . . . . . . . .. ... ...
2.2.2  Introduction aux méthodes basées sur les colonies de fourmis . . . .. ..
2.2.3 Notre algorithme ACO . . . . . . .. .. ... .
2.2.4  Collaborations et publications . . . . . . . . ... ... ... .. ...
2.2.5 Points forts de la démarche et perspectives. . . . . . . ... ... L.

2.3 Cyclicité des ordonnancements . . . . . . . ... Lo
2.3.1 Résultat principal . . . . . . ...
2.3.2 Idéedepreuve . . . . . . .
2.3.3 Collaborations et publications . . . . . . . ... .. .. ... . .......
2.3.4 Points forts de la démarche et perspectives . . . . . . . . ... ... ..

2.4 Bilan et perspectives . . . . . ...

3 Ordonnancement en-ligne
3.1 Etudedecas . ... . . . . . . e
3.1.1  Contexte du projet . . . . . . . . L
3.1.2 Problématique ordonnancement . . . . . . . . ... .. ...
3.1.3 Etat duprojet . . . . .. ...
3.2 Apports au modeéle des transactions . . . . . .. ...
3.2.1 Définition des transactions . . . . . . . . . .. ... ... ...



3.2.2 Etude en priorités fixes . . . . . . ... 62

3.2.3 Validation exacte de transactions pour EDF . . . . . . ... ... ... .. 72

3.2.4 Publications . . . . . . ..o 7

3.2.5 Points forts de la démarche . . . . . ... ..o 0oL 78

3.3 Contraintes de précédence . . . . . . . . . ... 78
3.3.1 Précédences simples en présence de primitives de synchronisation . . . . . 78

3.3.2 Collaborations et publications . . . . . . . ... .. .. ... . ....... 86

3.3.3 Points forts de la démarche et perspectives. . . . . . . ... ... L. 86

3.4 Bilan et perspectives . . . . . . . . 87

4 Positionnement dans le cycle de développement 89
4.1 Atelier de conception . . . . . . . .. .. 89
4.1.1 Latelier DARTSVIEW . . . . . . . .. o 89

4.1.2 Publications . . . . . . . . .. 93

4.1.3 Points forts de la démarche . . . . . ... ... oo 0oL 93

4.2 Aide au choix des paramétres temporels . . . . . .. ..o 93
4.3 Dimensionnement de systémes répartis . . . . . . .. ..o 94
4.4 Bilan et perspectives . . . . . . ..o 97
IIT Perspectives 99
5 Perspectives 101
5.1 Approche hors-ligne . . . . . . ... 101
5.2 Approches en-ligne . . . . . ... 102
5.3 La validation temporelle dans le cycle de développement . . . . . . . . . ... .. 103
54 Outils . . . oL 103
IV  Bibliographie 105



Chapitre 1

Introduction générale

Ce document présente la synthése de mes travaux de recherche depuis ma nomi-
nation en 2000 aux fonctions de maitre de conférences & I’Ecole Nationale Supérieure
de Mécanique et d’Aérotechnique (ENSMA), au département Informatique & Auto-
matique pour la partie enseignement, et au Laboratoire d’Informatique Scientifique et
Industrielle (LISI), laboratoire commun & 'ENSMA et a I'Université de Poitiers. Je suis
membre de ’équipe modélisation et Analyse des Systémes Temps Réel. Notre équipe de
recherche s’intéresse principalement a la validation temporelle de systémes temps réel.

Ma thése de doctorat a eu lieu dans la méme équipe, sous la direction d’Annie Geniet et
Francis Cottet, dans la thématique ordonnancement hors-ligne, et traitait de modélisation
de systémes temps réel a 'aide de Réseau de Petri (RAP) en vue de leur validation
temporelle. Cette validation temporelle repose sur une étude exhaustive de I'espace des
ordonnancements valides. Elle a donné lieu a un résultat général portant sur la cyclicité
des ordonnancements dans le cas monoprocesseur. Je collabore actuellement avec Joél
Goossens (Université Libre de Bruxelles (ULB)) et Liliana Cucu (Institut National de
Recherche en Informatique et en Automatique (INRIA), Nancy) sur la généralisation de
ces résultats au cas multiprocesseur.

Je me suis ensuite intéressé & une technique méta-heuristique (colonies de fourmis)
pour la recherche de séquence d’ordonnancement valide, en collaboration avec Habiba
Drias (LRIA Alger).

Parallélement a mes travaux sur ’ordonnancement hors-ligne, je me suis d’une part in-
téressé a 'ordonnancement en-ligne (prise en compte de facteurs pratiques : précédences,
décalage de dates de réveil, etc.) en collaboration avec Pascal Richard, Michaél Richard
et Francis Cottet, et ai d’autre part abordé un aspect recherche et enseignement cor-
respondant & la proposition d’'une méthode de spécification, conception, développement
conformément au profil Ravenscar, orientée flots de données, a destination d’ingénieurs
généralistes. Cela a donné lieu a ’encadrement du stage de master, puis de la thése a
distance, de Ngo Khanh Hieu (qui était doctorant et enseignant a I’Institut Polytech-
nique de Ho Chi Minh Ville). Ce travail entre dans un travail plus large que je souhaite
développer dans I'équipe : la validation temporelle dans le cycle de développement orienté
modeéle des applications critiques. Il s’agit d’une part de proposer des méthodes facilitant
un pré-validation temporelle mais aussi des méthodes permettant une aide au choix des
paramétres temporels, et plus généralement au dimensionnement matériel du systéme.

En 2002 j’ai pris la co-direction d’un projet ENSMA mélant recherche, enseignement,



et technologie avec Alain Farcy, du Laboratoire d’Etudes Aérodynamiques (LEA). Ce pro-
jet, toujours en cours, consiste en la mise en ceuvre d’un drone convertible (vol horizontal
ou vertical). J’ai eu la charge de la conception et réalisations logicielles et matérielles du
systéme embarqué et de la station sol. La partie conception et implémentation a occupé
la moitié de la thése de doctorat de Karim Traoré dont j’ai eu le direction. Lorsque nous
nous sommes intéressés a la validation de ’application, nous avons noté des lacunes im-
portantes dans les modéles de validations en-ligne classiques; nous nous sommes alors
intéressés a un modéle de taches temps réel prenant en compte des facteurs liés au déca-
lage de certaines taches entre elles, de facon indépendante des autres : les transactions.
Nous avons obtenu divers résultats intéressants sur les transactions, et pu unifier la théo-
rie portant sur ce modéle au modéle des taches multiframes généralisées, étudié dans la
littérature. Etant donnée la richesse des études a mener sur le modéle des transactions,
la thése d’Ahmed Rahni, dont j’ai eu la direction, a poursuivi les travaux entamés a la fin
de la thése de doctorat de Karim, sur I’étude des transactions. Nous continuons d’ailleurs
a travailler sur ce modéle, qui semble étre I'un des modeles de taches temps réel les plus
généraux.

Enfin, plus récemment, toujours dans le cadre ordonnancement en-ligne, je me suis
intéressé a la validation dans le cas réparti. Dans ce contexte, je co-encadre la thése
de Francois Dorin, qui fait suite a la thése de Michaél Richard. Nous développons une
technique de séparation et évaluation permettant de faire ordonnancement et placement
conjoint de taches, de facon & ce que le systéme soit validable par analyse holistique.
L’analyse holistique permet de valider globalement une application répartie, en prenant
en compte les délais d’arrivée de messages dus a ’ordonnancement sur le réseau et sur
les calculateurs. Cette technique permettra de dimensionner des systémes répartis tout
en assurant un placement.

Ce mémoire ne suit pas la chronologie de mes recherches, mais un découpage par
concepts : la premiére partie introduit la problématique de ’ordonnancement, elle est
suivie de la partie contributions, découpée en trois parties : ordonnancement hors-ligne,
ordonnancement en-ligne et positionnement de la validation temporelle dans le cycle de
développement. La troisiéme partie présente des perspectives de recherche.
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1.1 Introduction au temps réel

1.1.1 Support d’exécution

On appelle systéme temps réel un ensemble de programmes informatiques soumis a
des contraintes de temps. Ainsi, de nombreux systémes de controle-commande en charge
de controler un systéme physique que 'on nomme un procédé (petit périphérique dit
électronique, automobile, avion, etc.) sont des systémes temps réel. Bien que d’autres
catégories de programmes puissent étre qualifiés de systémes temps réel (transactions fi-
nanciéres, etc.) la communauté temps réel assimile souvent systéme temps réel et controle-
commande de procédé. Ainsi, on présente souvent les contraintes de temps d’un systéme
temps réel comme inhérentes a la dynamique du procédé controlé : le systéme doit ré-
agir “suffisamment vite”. L’étude de cas du drone AMADO montre qu’il exite d’autres
types de contraintes inhérentes a la communication avec le matériel. Le non respect des
contraintes de temps peut étre plus ou moins dommageable pour le systéme, entrainant
des effets allant d’une perte peu sensible en qualité de service, & des dommages catastro-
phiques pour le procédé controlé ou son environnement. Le systéme acquiert des données
sur ’état d’un procédé a 1’aide de capteurs, et le commande a 1'aide d’actionneurs; il
est relié, pour les précédés complexes, a plusieurs autres systémes (nous qualifions alors
chaque systéme de sous-systéme), a I’aide de moyens de communication (bus de terrain,
liaison sans fil, etc.). Dans ce cas, on parle de systémes répartis. Les systémes temps réel
sont considérés comme des systémes réactifs, car ils interagissent continuellement avec
leur environnement & la différence des systéme transformationnels, et doivent respecter
des contraintes de temps a la différence des systémes interactifs.

Deux familles d’approches peuvent étre employées pour implémenter un systéme

temps réel : 'approche synchrone et ’approche asynchrone.

— L’approche synchrone se base sur I’hypothése synchrone, c’est-a-dire que le systéme
est capable de traiter un événement entrant (par exemple arrivée d’une trame par le
réseau) avant l'arrivée du prochain événement. Cette hypothése étant trés restric-
tive, on est amené dans la réalité a utiliser des routines de traitement d’interruption
afin de mémoriser un événement au moment ou il arrive. Paralléelement & cela, on
exécute périodiquement le traitement des derniers événements arrivés. Dans ce cas,
il suffit de montrer que la durée maximale de traitement est inférieure ou égale a la
période choisie, et que ’écart temporel maximum entre arrivée effective d’un évé-
nement et son traitement est acceptable. Dans une telle approche, la conception du
systéme peut étre paralléle, mais il est linéarisé a la compilation sous la forme d'un
modéle proche d'un automate fini représentant les changements d’état du systéme.

— L’approche asynchrone admet un parallélisme de conception et d’implémentation,
et ne formule pas d’hypothése a priori sur les durées globales de traitement des évé-
nements. Cependant, elle nécessite une étape de validation temporelle démontrant
que les contraintes de temps de chaque tache sont toujours respectées a I'exécu-
tion. La validation temporelle d’un systéme temps réel consiste a vérifier que les
contraintes de temps du systéme sont respectées durant toute la vie de 'application.
On distingue systémes temps réel a contraintes strictes (le respect des contraintes
de temps doit étre total), et & contraintes relatives (certaines contraintes peuvent
parfois ne pas étre respectées). Je me suis intéressé principalement aux systémes
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temps réel a contraintes strictes sous '’hypothése asynchrone.

On pourrait arguer qu’avec 'augmentation de puissance et la diminution du cott des
calculateurs, ’approche asynchrone pourrait disparaitre. Cependant, dans le contexte des
systémes embarqués, étant donné qu’il y a des contraintes de robustesse, d’encombrement,
de dissipation de chaleur, et d’énergie consommée [Bin07], la puissance des calculateurs
est trés faible en comparaison de celle les calculateurs équipant des ordinateurs personnels.
Ainsi, pour le spatial, on utilise des microcontroéleurs endurcis d’une fréquence de 'ordre
de la dizaine de MHz. Dans les industries produisant des systémes en série, on essaie de
réduire les cotits en dimensionnant au plus juste le support de calcul. De plus, le nombre
de fonctions fournies par les systémes augmente, par exemple il a plus que doublé en 10
ans dans le domaine automobile.

Les calculateurs utilisés sur les systémes embarqués peuvent étre des assemblages
de microcontroleurs, Digital Signal Processing (DSP), Application-Specific Integrated
Circuit (ASIC) et ou Field-Programmable Gate Array (FPGA). On peut s’attendre, dans
les années a venir, a voir se multiplier les microcontroleurs multicceurs comme c’est le
cas pour les microprocesseurs des ordinateurs personnels (pour une puissance théorique
de calcul équivalente, moindre consommation d’énergie, moindre déperdition calorifique,
etc.), d’ou l'intérét croissant des chercheurs de la communauté pour des modéles mul-
tiprocesseurs. Les parties sujettes a des modifications courantes sont implémentées sur
microcontroleur ou FPGA (le DSP étant nettement plus coiiteux), les ASIC étant réservé
aux fonctionnalités consommatrices de temps processeur (acquisition rapide du signal,
acquisition numérique sonore, d’image, etc.) et peu sujettes & modifications au cours de
la vie du produit.

Nos recherches concernent les approches asynchrones, pour des applications principa-
lement développées sur microcontroleur, dans le cas monoprocesseur, réparti, et multi-
processeur dans une moindre mesure. Les ASIC, FPGA ou autres composants pouvant
étre liés par des bus de communication externes ou internes a la puce contenant le mi-
crocontroleur (cas des System-on-Chip (SoC)), sont vus comme des périphériques, ou
simplement des capteurs reliés par bus de communication au calculateur.

L’implémentation des systémes temps réel que nous considérons se base sur un exécutif
temps réel fournissant des primitives de gestion du multitache, des primitives temps réel
(outils de synchronisation comme les sémaphores ou les moniteurs, de communication syn-
chrone faiblement couplée comme les boites aux lettres ou files First In First Out (FIFO),
ou encore de communication synchrone fortement couplée comme les rendez-vous ou les
barriéres). De plus en plus d’exécutifs offrent des interfaces de programmation répondant
a des normes pour le temps réel comme Portable Operating System Interface (POSIX),
Offene Systeme und deren Schnittstellen fiir die Elektronik in Kraftfahrzeugen (OSEK),
Ada, Avionics Application Standard Software Interface (ARINC 653), ou peuvent avoir
une interface de programmation propriétaire comme VxWorks de WindRiver, ou Real-
Time Executive for Multiprocessor Systems (RTEMS). La plupart des exécutifs indus-
triels procurent des techniques issues de la recherche en ordonnancement temps réel dans
les 25 derniéres années. Ainsi, afin d’éviter 'inversion de priorités, avec un ordonnan-
ceur & priorités fixes, on trouvera le protocole & priorité plafond [SRLI0| (implémenté
sous la forme de I’héritage immédiat de priorité [Kai82|) dans la plupart des exécutifs
pour les sémaphores ou les moniteurs, ou bien le protocole a priorité héritée dans le cas
de VxWorks. On peut déplorer 'absence d’ordonnanceurs a priorités dynamiques dans
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les exécutifs industriels, bien que la norme Ada 2005 I'introduise. Certaines applications
utilisent un dispositif simple basé sur un séquenceur, qui pourra par exemple remplacer
I’exécutif, qui pourra suivre une séquence prédéfinie d’ordonnancement de taches. Dans
le cas ou on utilise un ordonnanceur, on parle d’ordonnancement en-ligne, dans le cas ou
on utilise un séquenceur, on parle d’ordonnancement hors-ligne.

Il existe deux types d’implémentation possibles sur exécutifs : une implémentation

dirigée par le temps et une implémentation dirigée par les événements :

— Implémentation dirigée par le temps : toute tache est activée sur occurrence de
temps, par exemple périodiquement, ou bien & une certaine date. Dans ce cas, les
taches du systéeme sont dites concrétes : leurs dates d’activation sont connues a
'avance. Etant donné que de nombreux événements (arrivée de données sur un bus
de communication, capteur actif, etc.) signalent leur occurrence par interruption
matérielle, le mécanisme utilisé consiste a utiliser une routine de traitement d’inter-
ruption qui mémorise I’événement (par exemple dans une variable globale) jusqu’a
son traitement par la tache d’acquisition correspondante.

— Implémentation dirigée par les événements : les taches sont soit activées par le
temps, comme dans le cas précédent, soit activées directement par ’occurrence d’un
événement (typiquement une interruption matérielle). La routine de traitement d’in-
terruption déclenche alors directement la tache d’acquisition correspondante. Dans
ce cas, on ne connait pas a l'avance les dates d’activation de la tache, et on parle de
tache non concréte. Etant donné qu’il nous faut, dans le cadre de systémes temps
réel a contraintes strictes, maitriser les activations au pire des taches, les événe-
ments déclencheurs de taches sont caractérisés temporellement. Typiquement, les
déclenchements de la tache seront espacés, soit par dispositif matériel, soit par pro-
tection logicielle, d’un écart minimal connu : on parle alors de tache sporadiquement,
périodique. Dans le pire des cas, une telle tache est considérée comme périodique,
bien que dans la réalité, ses réveils puissent étre espacés davantage.

L’avantage de I'approche dirigée par le temps dans I'industrie est le sentiment de maitrise
du systéme (bien que le systéme soit tout autant maitrisé dans une implémentation dirigée
par les événements), la possibilité d’utiliser un ordonnancement en-ligne ou hors-ligne,
et la possibilité pour les taches concrétes d’utiliser adroitement le décalage des taches de
fagon a lisser la charge. L’avantage d’'une implémentation dirigée par les événements est
que le systéme est & méme, pour une puissance de calcul équivalente, de répondre plus
rapidement aux événements. Cependant, dans ce cas, seul I’'ordonnancement en-ligne peut
étre utilisé.

1.1.2 Modéles de taches

Au long de ce document, différents modeéles de taches temps réel sont manipulés, dans
différents contextes. Cette section introduit donc les notations qui sont utilisées pour
définir précisément les problémes d’ordonnancement temps réel.

Taches a base périodique

La plupart des taches composant un systéme temps réel dirigé par le temps sont pério-
diques, et nous avons vu dans la section précédente qu’on assimilait aussi les taches spora-
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FIGURE 1.1 — Modéle de tache concréte.

diquement périodiques a des taches périodiques. Par conséquent, 'ordonnancement temps
réel de base considére des systémes de taches périodiques. Ainsi, le modéle traditionnel-
lement utilisé pour introduire le temps réel est le modéle de Liu& Layland [LL73|, qui
définit une tache par sa pire durée d’exécution ou Worst-Case Execution Time (WCET),
et sa période. Sa contrainte de temps est, dans ce cas de tache basique, que la tache se
termine avant sa prochaine activation (requéte) : on parle de tache a échéance sur requéte.
La contrainte de temps associée a une tache s’appelle le délai critique et représente le
délai, relativement a sa date d’activation, accordé a la tache pour s’exécuter avant son
échéance. Voici les notations utilisées pour caractériser temporellement une tache 7;. No-
tons que par convention, nous utilisons des majuscules pour des délais, et des minuscules
pour des dates.

Modéle de base
Le modéle de taches de base, dit de Liu et Layland, est caractérisé par :

— r; date du premier réveil (ou premiére activation) de la tache. Ce paramétre n’a de
sens que pour les taches concrétes, puisque r; est inconnu dans le cas de taches non
concretes.

— (; pire durée d’exécution ou WCET. Notons que cette pire durée est le plus souvent
trés supérieure a la durée moyenne.

— T} période d’activation, dans le cas strictement périodique, la tache est activée
exactement toutes les T} unités de temps a partir de sa premiére date d’activation ;
dans le cas sporadiquement périodique, 7T; représente le délai minimal entre eux
activations successives.

— D, est le délai critique d’une tache, i.e. délai accordé avant échéance. Lorsque D; <=
T; on parle d’échéance contrainte, lorsque D; = T; la tache est a échéance sur
requéte, lorsque D; > T; (i.e. la tache est autorisée a terminer aprés sa prochaine
date d’activation) on a affaire a une échéance arbitraire. Notons que dans ce cas,
implicitement, la tache est non ré-entrante, c’est-a-dire que la prochaine instance
ne peut pas commencer a s’exécuter avant la fin de I'instance précédente.

La figure 1.1 représente une tache 7; concréte caractérisée par < r;, C;, D;, T; >. La charge
d’un systéme est donnée par :

— U; = C;/T; est la charge d’une tache, ¢’est-a-dire la fraction du processeur qu’il faut
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lui consacrer.

Paramétres liés aux instances de tdches périodiques
— 1, date de réveil de 'instance £ de la tache 7;. Nous prenons r; o = r;. Dans le cas
d’une tache concréte strictement périodique, cette date est calculable statiquement
et vaut r; , = r; + k7;.
— d; j échéance de 'instance k de 7;. d; , = 1, + D;.

Parameétres spécifiques

— J; gigue de démarrage de la tache, représente le délai pouvant retarder chaque
instance d’une tache aprés sa date d’activation au plus tot. L'instance k& d’une
tache peut donc étre préte au plus tot a la date r;; et au plus tard a la date
rix + Ji. Ce paramétre est généralement utilisé pour représenter une attente de
message provenant d’'un autre calculateur dans le cadre d’une analyse holistique.
Ainsi, un modéle intégrant ce paramétre sera susceptible d’étre utilisé dans une
analyse holistique de systéme réparti.

— B; facteur de blocage d’une tache, représente 'interférence (i.e. retard) qu’une tache
peut subir de la part d’une tache moins prioritaire, suite a 1’utilisation d’un protocole
de gestion de ressources permettant d’éviter 'inversion de priorité.

Paramétres liés a l’ordonnancement des tdaches

— TR, ), est le temps de réponse de 'instance k de 7;. L’instance respecte son échéance

— TR, est le temps de réponse maximal de 7;, TR; = maxy,(T'R; ). Une tache est
fiablement ordonnancée si TR; < D;.

Il est primordial de conserver un lien entre réalité des applications temps réel et para-
métres temporels. Ainsi, il est important de garder a I’esprit le fait que C; est une borne
supérieure de durée d’exécution, et que la durée effective pourra étre arbitrairement pe-
tite. De méme, les contraintes de temps, choisies par le concepteur au regard du cahier
des charges, ne sont pas forcément immuables et peuvent souvent étre négociées. La date
de réveil r; n’a de sens que dans le cas de taches concrétes, et cette date peut avoir été
choisie par le concepteur pour aider a I'ordonnancabilité. Quant au facteur de blocage
B;, il peut étre une borne supérieure non atteignable dans le cas de taches concrétes. Le
facteur J; ne peut pas étre anticipé, ainsi, un ordonnancement hors-ligne de taches ayant
une gigue de démarrage ne pourrait faire démarrer cette tache qu’aprés sa gigue d’acti-
vation maximale; si ce n’était pas le cas et que J; représente le délai maximal d’attente
d’un message en provenance du réseau, la tache pourrait étre exécutée avant arrivée du
message attendu.

Des facteurs pratiques interviennent dans la quasi totalité des applications réelles, il

s’agit de :

— P’exclusion mutuelle, mécanisme de protection contre I'utilisation simultanée de res-
sources critiques.

— les contraintes de précédence, représentant la communication synchrone faiblement
couplée entre des taches (type boite aux lettres ou synchronisation par sémaphore
privé).

D’autres facteurs pratiques sont trés peu étudiés de nos jours, ainsi la communication
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synchrone fortement couplée, de type rendez-vous, a été étudiée dans [BW97|, mais est
écartée suite a 'adoption quasi unanime par les concepteurs du profil Ravenscar [Bur99|.
Il en va de méme pour la préemption : la plupart des applications "autorisent, donc sauf
mention contraire dans la suite, les taches sont préemptibles.

Téaches non périodiques

Les taches ni périodiques ni sporadiquement périodiques sont vues en terme d’ins-
tances; elles sont, d’aprés la terminologie de [Liu00| soit sporadiques et caractérisées par
< r;, C;, D; > (noter que contrairement aux taches sporadiquement périodiques, aucun
délai minimal ne sépare deux instances successives) soit apériodiques et caractérisées uni-
quement par < r;,C; >. Dans les deux cas, r; n’est connu que dynamiquement lors de
I’arrivée des événements déclencheurs. Les apériodiques sont traitées avec la stratégie du
meilleur effort (on tente de minimiser le temps de réponse sans nuire a ’ordonnangabilité
des autres taches). On ne peut pas valider temporellement un systéme constitué de taches
sporadiques, par conséquent, la technique retenue, étudiée dans la communauté dans les
années 90, est un test d’acceptation en-ligne de complexité trés faible, permettant d’ac-
cepter ou de refuser une tache sporadique. Si 'on n’utilise que les temps creux laissés
par 'ordonnancement des taches périodiques ou sporadiquement périodiques, on peut re-
tarder inutilement ’exécution du trafic non périodique. Ainsi la littérature propose deux
familles de méthodes :

— Utilisation de serveur périodique dont la bande passante sera utilisée par les non
périodiques. Cependant, s’il n’y a pas de trafic non périodique lors de I’exécution du
serveur, on pourra se retrouver dans le méme cas que lorsqu’il n’y a pas de serveurs si
les requétes non périodiques arrivent & un mauvais moment. L’idée développée dans
la littérature est donc de préserver la bande passante du serveur. C’est le cas pour
le serveur ajournable [LSS87, Str88|, adapté a Earliest Deadline First (EDF) dans
[GB95]. Le probléme d’un tel serveur est qu'’il posséde un effet de bord ressemblant
a celui de la gigue de démarrage : il existe des périodes dans lesquelles le serveur
peut utiliser plus que sa capacité, ce qui nuit a 'ordonnancabilité globale. Le serveur
sporadique [SSL89, GB95| évite ce phénomeéne. Pour un ordonnanceur a priorités
dynamiques, on peut citer les serveurs a utilisation constante [DLS97, SB96].

— Le vol de temps creux : dans ce cas, on utilise la laxité des taches (différence entre
le temps nécessaire a la terminaison de l'instance courante et temps restant avant
échéance). La laxité exprime le retard que I'on peut appliquer a une tache sans nuire
a son ordonnangabilité. [LRT92| propose une telle approche pour un ordonnanceur
a priorités fixes, et [CS89| pour un ordonnanceur a priorités dynamiques, utilisant
Earliest Deadline Last (EDL).

Pour plus de clarté, ce mémoire utilise une notation inspirée de la théorie de ’ordon-

nancement pour caractériser les problémes d’ordonnancement temps réel.
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Architecture

0 systéme monoprocesseur

distr systémes monoprocesseurs répartis

multi systéme multiprocesseur a processeurs identiques

uniform systéme multiprocesseur a processeurs uniformes (chaque pro-
cesseur est caractérisé par une capacité s;)

unrelated systéme multiprocesseur a processeurs non comparables (chaque
tache a un WCET différent en fonction du processeur, corres-
pond & une architecture & processeurs dédiés)

distr,mult on peut lier distr avec un type de systéme multiprocesseur
(exemple : distr,uniform définit une architeture distribuée com-
posée de systémes multiprocesseurs uniformes)

‘ Modéle temporel
Type de réveil

0,Cil,...] taches concrétes simultanées

ri, Cyf, ...] taches concrétes différées

i, -] taches non concrétes

Type de réveil

[....]C:, T; échéance sur requéte, par exemple 0,C;,T; est un systéme de
taches concrétes, simultanées a échéance sur requéte

[....,]C;, D; < T;,T; | échéance contrainte

[....]Cs, D;, T; échéance arbitraire

‘ Facteurs pratiques

res présence d’exclusions mutuelles

B; présence d’un facteur de blocage maximal di & un protocole de
gestion de ressources

J; présence d’une gigue de démarrage

< contraintes de précédence entre taches de méme période

~<gen contraintes de précédence généralisées (pouvant concerner des
taches de période différente)

SUSp Certaines taches se suspendent (par exemple initialisation d’une
entrée/sortie, attente de 1’entrée/sortie, reprise)

nopreempt Taches non préemptibles (par défaut on considére des taches
préemptibles)

preemptnopreempt | Certaines taches ont des parties non préemptibles. Remarque :
les cas nopreempt et preemptnopreempt sont modélisables en
général par les cas res

1.1.3 Algorithmes d’ordonnancement

Dans cette section, nous donnons quelques définitions de base de la théorie de ’ordon-
nancement temps réel, afin d’exprimer les résultats d’optimalité et de complexité connus.
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Ordonnangabilité

Définition 1 Une tache 1; est fiablement ordonnancée par un algorithme d’ordonnance-
ment si et seulement si (ssi) toutes ses instances respectent leur échéance, c¢’est-a-dire si

TR, < D,.

Notons que cette définition a une vue intemporelle de 'ordonnancabilité : la tache doit
respecter toutes les échéances durant la vie de 'application, qui est potentiellement infinie.

Définition 2 Un systéme S = {7;}i=1.n est fiablement ordonnancé par un algorithme
d’ordonnancement ssi toutes ses tiaches sont fiablement ordonnancées.

Définition 3 Un algorithme d’ordonnancement A est plus puissant qu’un algorithme
d’ordonnancement B pour un contexte de problemes ssi il ordonnance fiablement tout
systeme de ce contexte ordonnancé fiablement par B.

Notons que la notion de puissance d’ordonnancement donnée dans cette définition n’est
pas stricte, ainsi si A est plus puissant que B et que B est plus puissant que A alors A
et B sont de puissance équivalente.

Définition 4 Un algorithme d’ordonnancement est optimal dans une classe d’algorithmes
pour un contexte de problémes ssi il est plus puissant que n'importe quel algorithme de
cette classe pour le contexte considére.

Ces définitions donnent une vue “algorithme” du probléme, la définition suivante donne
une vue “application”.

Définition 5 Un systéme S = {7;}i=1.n est ordonnangable ssi il existe un algorithme per-
mettant de 'ordonnancer fiablement. Il est ordonnangable dans une classe d’algorithmes
ssi il existe un algorithme de cette classe [’ordonnancgant fiablement.

Propriété 1 En présence d’un algorithme optimal, un systéeme est ordonnancable dans
une classe d’algorithmes ssi il est ordonnancé fiablement par un algorithme optimal de
cette classe.

Algorithmes d’ordonnancement

Dans le cas de I’'ordonnancement hors-ligne, le modéle de tache étudié sert a générer
une séquence d’ordonnancement valide qui sera utilisée lors de ’exécution par un séquen-
ceur, alors que 'ordonnancement en-ligne consiste a valider une politique d’attribution de
priorités qui sera appliquée par un ordonnanceur pendant I’exécution du systéme. La poli-
tique d’attribution des priorités est soit a priorités fixes, dite Fixed Priority Policy (FPP),
soit a priorités dynamiques. Les algorithmes en-ligne les plus connus sont :

- FPP

— Rate Monotonic (RM) [Ser72, LL73| : donne une priorité inversement propor-
tionnelle a la période, est utilisé dans le contexte des taches a échéance sur re-
quéte. Algorithme optimal dans la classe des algorithmes FPP dans les contextes
|0, C;, T;| et |Cy, T3l
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— Deadline Monotonic (DM) [LW82] : la priorité est inversement proportionnelle
au délai critique. Equivalent & RM dans le contexte de taches a échéance sur
requéte. Algorithme optimal dans la classe des algorithmes FPP dans les contextes
|0, C;, D;, T3] et |Cy, Dy, T

— affectation d’Audsley [Aud91] : algorithme d’affectation de priorités utilisé dans
le cas de systémes de taches concrétes non simultanées. Algorithme optimal dans
la classe des algorithmes FPP dans les contextes |r;, C;, D;, T;| et |C;, D;, T;).

— Priorités dynamiques

— EDF [Jachb, Hor74, Der74, Lab74, LL73| : plus I’échéance est proche, plus la prio-
rité est grande. Optimal dans les contextes |r;, C;, D;, T;| et |C;, D;, T;|. Condition
nécessaire et suffisante (CNS) d’ordonnangabilité dans les contextes |r;, C;, T;| et
G, T U =%, ,Ui <1

— Minimal Laxity (ML) ou Least Laxity (LL) [LW82, Mok83] : plus la laxité est
faible (distance entre temps de traitement restant et échéance), plus la priorité
augmente. Mémes propriétés d’optimalité qu’EDF en monoprocesseur. ML est
basé sur les quanta de temps (i.e. une décision d’ordonnancement peut intervenir
sans occurrence d’'un événement particulier comme le réveil, la terminaison, ou le
changement d’état d’une tache), ce qui introduit de nombreux changements de
contexte.

— Algorithmes Pfair (Proportionate fairness) [BCPV96, AHS05| dont certains sont
optimaux dans le contexte multiprocesseur global (dans le contexte multipro-
cesseur, on distingue contexte global - migrations autorisées a n’importe quel
moment - et partitionné) multi|C;, T;|, et pour lesquels une CNS d’ordonnangabi-
lité est, sur m processeurs identiques, U = >",_; ,, U; < m et U; < 1. Le principe
des algorithmes Pfair repose sur le principe d’équité par rapport a la charge : cela
consiste, idéalement, & allouer dans toute fenétre temporelle [0,t] U; X t unités
de temps. Etant donné que 'ordonnanceur considéré est basé sur des quanta de
temps, car une préemption ne peut avoir lieu qu’a la granularité de ’ordonnan-
ceur, la propriété Pfair est définie telle que le temps consacré a la tache 7; sur
[0,t] se situe entre |U; x t] et [U; x t|. Chaque instance de tache est alors divisée
en sous-taches devant s’exécuter dans les fenétres correspondantes a la propriété
Pfair. Trois algorithmes Pfair optimaux existent : PF [BCPV96|, PD |[BGP95],
et PD? [AS00], ils sont basés sur un algorithme EDF pour chaque sous-tache, et
différent par la facon de résoudre les ex-aequos. Ces algorithmes sont optimaux,
cependant en termes de performances, ils se comportent mal avec 'utilisation
de ressources critiques, et entrainent de nombreuses préemptions et migrations
entrainant un surcolt processeur important [SHABO3].

La figure 1.2 montre une classification des algorithmes d’ordonnancement. En présence
de parties non préemptibles (et donc en présence de ressources critiques), les algorithmes
conservatifs ne sont pas optimaux (i.e. ne laissant pas le processeur oisif lorsqu’au moins
une tache est préte). Au contraire, on peut trouver des séquences d’ordonnancement non
conservatives optimales. Les algorithmes non conservatifs se basent généralement sur une
vue totale du systéme (connaissance des dates de réveil des taches a venir), on parle
d’algorithmes clairvoyants, au contraire des algorithmes en-ligne qui n’ont connaissance
que des taches actives.
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Ordonnancement dirigé par les priorités

(en-ligne)

Connaissance des jnstances actives uniqguement
N>

Priorités dynamique
EDF,EDL,ML,Pfair...

Ordonnancement conservatif
(le processeur n'est pas oisif si
Il existe au moins une tache préte)

Priorités fixes
(FPP)
RM,DM,Audsley...

Ordonnancements non conservatifs

Ordonnancement di par le temps

(hors-ligne)
Clairvoyant

FIGURE 1.2 — Familles d’algorithmes d’ordonnancement classées par puissance d’ordon-
nancabilité.

1.1.4 Tests d’ordonnancabilité

Le probléme de dire si un systéme est ordonnancable, indépendamment de 1’algo-
rithme, est un probléme complexe, a part dans les contextes multi|C;, T;|, |0, C;, T;|, et
|C;, T3], ou 'on dispose d’un test d’ordonnancabilité de complexité polynomiale. Dés lors
que le systéme est concret, avec des réveils différés, le probléme est Co-NP-complet au sens
fort [BHR90, LW82|. Dés lors que des ressources critiques sont utilisées, le probléme de
décider de 'ordonnancabilité d’un systéme de taches est NP-difficile au sens fort (com-
plexité au moins aussi dure que les problémes NP-complets, mais ’appartenance a la
classe NP n’est pas montrée) [Mok83|, il en va de méme lorsque les taches sont non
préemptibles, ou lorsque les taches se suspendent [Ric03].

Les tests utilisés pour vérifier si un systéme est fiablement ordonnancé par un al-
gorithme sont soit approchés et polynomiaux, soit exacts mais pseudo-polynomiaux ou
faiblement exponentiels. Il existe 4 familles de méthodes :

— méthodes analytiques, dont un bon nombre est basé sur ’étude de la charge pro-

cesseur,
— calcul de temps de réponse, basé sur le calcul de la période d’activité,
— vérification du respect des échéance, reposant sur 1I’étude de la fonction de demande

processeur,
— simulation, reposant sur la construction de I’ordonnancement.

Notons que dans le cas des méthodes hors-ligne, le test d’ordonnancabilité est intégré
dans la méthode de construction de séquence d’ordonnancement.
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Méthodes analytiques

Les méthodes analytiques sont, pour certains contextes, des Conditions Nécessaires et
Suffisantes (CNS) d’ordonnangabilité, et pour la plupart des Conditions Suffisantes (CS)
d’ordonnancabilité applicables pour certains algorithmes dans des contextes simples (voir
[ABD195]).

Ainsi, il est trivial qu'un systéme n’est pas ordonnancable sur m processeurs si sa
charge U > m. Dans les contextes monoprocesseurs, de taches indépendantes concrétes
a échéance sur requéte |r;, C;, T;| et non concrétes |C;, T;|, EDF posséde une CNS U <1
[LL73|. On trouve un résultat équivalent pour les algorithmes Pfair dans les contextes m
processeurs identiques, avec migration pour le contexte multi|0, C;, T;|, et |C;, T;| ou la
CNS d’ordonnancabilité est U < m.

Pour les algorithmes a priorités fixes, méme dans ce contexte trés simple en mono-
processeur, nous ne disposons que de CS polynomiales. Ainsi dans les contextes |0, C;, T;|
et |C;, T;|, la Condition suffisante (CS) la plus connue pour I'algorithme RM est U <
n(2/™ — 1) pour n taches [LL73]. Notons que la preuve originale est fausse et a été cor-
rigée dans [DGO00|. Cette CS est rendue obsoléte par la CS [,—; ,U; +1 < 2 [BBB03|
qui est la meilleure condition d’ordonnancabilité possible que I’on puisse obtenir pour un
algorithme & priorité fixe.

Dés lors que I’échéance peut étre inférieure ou égale a la période, aucune CS polyno-
miale n’est efficace.

Calcul de temps de réponse

Le calcul de temps de réponse ou Response Time Anayslis (RTA) s’effectue par étude
de la période d’activité [JP86], pour des taches a priorités fixes.

Définition 6 Dans le contexte FPP, on définit ’ensemble des indices de taches au moins
ausst prioritaires que T; par

hp(i) = {j # i tel que T; est au moins aussi prioritaire que T;}

Théoréme 1 [LL73] Instant critique pour une tache : dans le contexte |Cy, Dy, |T;|, le
pire temps de réponse pour une tdiche T; advient lorsque toutes les tdaches de hp(i) sont
activées simultanément avec la tiche étudiée, cet instant s’appelle [instant critique.

Note : [D;, ] signifie que la présence d’un délai critique, qu’il soit inférieur, égal, ou supé-
rieur a la période, n’a pas d’importance ici car le résultat concerne le calcul du temps de
réponse et pas ’ordonnancabilité.

Le théoréme 1 explique que les résultats concernant le contexte |0, C;, [D;, |T;| s’ap-
pliquent au contexte |C;, [D;,]T;|, puisque pour des taches indépendantes non concrétes,
le pire cas correspond a un réveil simultané.

Définition 7 [Leh90] En priorité fize, une période d’activité du processeur de niveau i

est un intervalle de temps durant lequel le processeur est pleinement utilisé, seulement
par des taches de priorité supérieure ou €qgale a 1.
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A
Demande —+ l_
processeur

T J—I—’i Temps creux

T Une autre période d’activité

:__ \ Point creux

T lus longue période d’activité
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Y 51 51 T T T Y T T Taches activées
T T

FIGURE 1.3 — Périodes d’activité.

L’allure des périodes d’activité de niveau 2 est représentée sur la figure 1.3 pour un
systéme quelconque de taches indépendantes dont les deux taches les plus prioritaires
sont 1 =< C; =1,D1,T1 =4 > et , =< Cy = 10, Dy, T5 = 14 >. Notons que le délai
critique n’intervient pas, et que les taches moins prioritaires n’interviennent pas non plus.

Théoréme 2 [Aud91] Dans le contexte |Cy, [D;,|T;| la plus longue période d’activité de
niveau i démarre a un instant critique de niveau i (lorsque toutes les taches de hp(i) sont
activées simultanément avec ;) et est donnée par lactivation des taches a leur rythme
mazximum (cas des taches sporadiquement périodiques).

Par conséquent, le plus long temps de réponse d’une tache se trouve dans la période
d’activité initiée par un instant critique. La longueur de la période d’activité de niveau ¢
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initiée par un instant critique est la plus petite solution non nulle de I’équation :

wo- > |5l

Je{itUhp(i) J

Pour cette recherche de point fixe, la valeur initiale choisie pour ¢ peut simplement étre
C; ou bien étre plus proche du point fixe [SHI8|. Cette équation converge si et seulement
si U < 1. Elle calcule la premiére intersection de la courbe de période d’activité avec la
courbe y = t qui représente la capacité de traitement du processeur. Une intersection
s’appelle un point creux et termine une période d’activité. Un point creux peut d’ailleurs
donner lieu a un temps creux si aucune tache n’est a traiter ensuite. Notons que la com-
plexité de ce calcul pseudo-polynomial est restée ouverte jusqu’a récemment, ot [ER08|
ont montré que le calcul de temps de réponse en FPP était NP-difficile au sens faible. Le
temps de réponse n’est d’ailleurs pas approximable polynomialement [ER09]|, bien qu’on
puisse approximer polynomialement I’augmentation de ressources (augmentation de vi-
tesse du processeur) requise pour que le systéme soit ordonnangable [NRB09, BBNRO7].
Notons que la complexité de 'ordonnancabilité d’un systéme par FPP dans ce contexte
est encore ouverte.
Il reste maintenant a relier période d’activité et pire temps de réponse.

Théoréme 3 [Aud91] Dans le contexte |r;, C;, [D;,|T;| le pire temps de réponse d’une
tache intervient lors de la plus longue période d’activité de son niveau de priorité.

Dans le cas de taches pouvant étre réveillées simultanément (cas non concret et concret
simultané) avec D; < T;, une tiche ne peut pas voir une instance interférer avec son
instance suivante sans violer son échéance. Par conséquent 7; ne peut intervenir qu’une
seule fois dans une période d’activité sous peine de violer son échéance.

Wi(t) =C; + Z [Wéﬂ(tWCj pour W;(t) < T,
J€hp(i) J

D’apreés le théoréme 2, W;(¢) donne la plus longue période d’activité de niveau i et d’apreés
le théoréme 3, le pire temps de réponse de 7; se trouve dans cette période d’activité. Mais
on ne peut y trouver, si cette période est plus courte que T;, que la premiére instance.
C’est cette instance qui posséde donc le plus long temps de réponse. Etant donné que
toutes les taches représentées ont une priorité au moins aussi grande que celle de 7;, le
point creux représente la terminaison de 7;. Puisque 7; est activée a l'origine [JP86] :

TR = Wi(t) pour Wi(t) < T

Si les échéances peuvent étre plus grande que les périodes, ou tout simplement si ’on
souhaite connaitre le pire temps de réponse méme en cas de dépassement d’échéance, il
nous faut considérer toutes les instances se trouvant dans la période d’activité initiée par
I’instant critique. Sachant que nous considérons des taches non ré-entrantes, la technique
proposée dans [Leh90| consiste a calculer la longueur de la période d’activité en considé-
rant 1 instance de 7; comme dans [JP86], ce qui permet d’obtenir le temps de réponse
de la premiére instance 7; puis, si cette période est supérieure a 7;, calculer la période
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d’activité de la seconde instance 7; ;. Le temps de réponse est alors donné par la longueur
de la période d’activité moins la date de réveil 7; de 7, ;, et ainsi de suite jusqu’a trouver
un temps de réponse inférieur ou égal a T;. Il s’agit alors de rechercher le plus petit point
fixe non nul Wi(k) (t) de I’équation suivante en partant de k = 1, jusqu’a ce que le temps
de réponse obtenu T'R; , < T; :

WM (t
O]
T.

J

W) = kCi+ Y

j€hp(4)

TRY =wP(t) — (k- )T,

On peut étre alors amené a considérer un nombre exponentiel de périodes d’activité
avec un calcul pseudo-polynomial pour chacune. En effet la période d’activité maximale,
atteignable dans le cas ou U = 1, est 'hyperpériode H = PPCM;_; ,,(T;) (PPCM est
le plus petit commun multiple). Par conséquent, pour une tache 7; dont la premiére
instance de temps de réponse < T; est sa derniére instance dans I’hyperpériode, il nous
faut construire H/T; périodes d’activité.

Bien qu’exponentielle dans le cas d’échéances arbitraires, et pseudo-polynomiale méme
dans le cas le plus simple, cette méthode nécessite des temps de calcul trés faibles méme
sur des études de cas imposantes. C’est la méthode utilisée dans la méthode Rate Mono-
tonic Analysis (RMA) [HKO7"93], car elle s’adapte a de nombreux facteurs pratiques.

Dans le cas de partage de ressources, on utilise un protocole de gestion de ressources
pour éviter 'inversion de priorité (protocole a priorité héritée [SRLI0], protocole a priorité
plafond [SRL90|, protocole a priorité plafond immédiat [Kai82|, protocole d’allocation de
la pile [Bak91]). L’inversion de priorité se produit lorsqu’une tache de priorité faible est
en section critique, et qu'une tache de priorité intermédiaire s’exécute, alors qu'une tache
de priorité plus élevée est en attente de la ressource détenue par la tache de priorité faible.
Les protocoles de gestion de ressource introduisent un mécanisme d’héritage permettant
d’éviter 'inversion de priorité, et de borner le nombre de sections critiques de priorité
inférieure susceptibles de retarder une tache. Nous ne détaillons pas ces protocoles ici.
La pire interférence que peut subir une tache a cause de la gestion des ressources est
représentée par le facteur de blocage B;. Ce facteur représente une borne supérieure de
I'interférence maximale due a des taches moins prioritaires qu’une tache peut subir pen-
dant une période d’activité de son niveau de priorité. Il est important de remarquer d’une
part que B; est une borne supérieure pas forcément atteignable, et que cette interférence
ne peut avoir lieu qu'une seule fois par période d’activité, ce qui entraine la modifica-
tion suivante de la formule de calcul de pire temps de réponse en présence de ressources
critiques :

W) = kCi + Bi+ Y

j€hp(3)

—==21C

J

{WS’“) (1)

On peut voir le facteur B; comme une marche initiale de la fonction de la période d’activité
représentant l'interférence maximale due aux taches moins prioritaires. En présence de
ressources critiques (ou de taches non préemptibles; puisque le principe est le méme), le
calcul de la période d’activité donne donc une borne supérieure de la période d’activité.
Etant donné que le probléme d’ordonnancabilité de systémes de taches partageant des
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ressources est NP-difficile [Mok83|, le probléme du calcul exact de pire temps de réponse
I’est aussi.

Lorsque des gigues d’activation J; sont présentes, les travaux de Tindell permettent
d’adapter la technique de RTA.

Théoréme 4 [Tin9/a] Dans un systéme de taches avec des gigues d’activation, l'instant
critique d’une tache 1; coincide avec le réveil simultané de toutes les taches de hp(i) avec
une actiwation retardée d’une valeur correspondante a leur gigue maximale.

Ce théoréeme s’explique par le fait que l'interférence due aux taches de plus haute
priorité que la tache analysée est maximale lorsque leurs réveils sont les plus fréquents.
Alinsi, on considére un instant ou les taches plus prioritaires subissent une gigue maximale,
de fagon a ce que les activations des prochaines instances arrivent le plus tot possible. La
formule de calcul de la période d’activité a I'instant critique devient alors :

i+ W)
T

J

W) = kCi+ Bi+ 3.

j€hp(3)

Cj

Le pire temps de réponse de la tache étudiée est, quant a lui, augmenté de sa gigue d’acti-
vation puisque dans le pire des cas, elle a été elle-méme activée avec sa gigue d’activation
maximale, I'instant critique considéré a donc eu lieu a la date J; relativement au départ
de la premiére instance de ;.

TRY = W)+ Ji — (k- )T,

De nombreuses autres adaptations de la RTA existent, et la partie contribution montre
que nous avons nous-méme contribué a son adaptation a différents facteurs pratiques.

Marco Spuri [Spu96| a généralisé la RTA a I’algorithme EDF. Il montre qu’un instant
critique correspond a un réveil simultané de toutes les taches autres que la tache étudiée,
et que le pire temps de réponse ne peut advenir que lorsque I’échéance de la tache étudiée
coincide avec une autre échéance. Il faut donc considérer toutes les périodes d’activité
pouvant étre construites en faisant coincider ’échéance de la tache étudiée avec chacune
des échéances des autres taches, ce qui donne un nombre pseudo-polynomial de périodes
d’activités a calculer.

Analyse de la fonction de demande

L’analyse de la fonction de la demande processeur, dite Demand Bound Function
(DBF), s’applique sur des ordonnancements dirigés par les échéances (typiquement EDF).
Il s’agit de vérifier, pour les algorithmes optimaux, comme EDF, si les échéances sont
respectées. La théorie a été proposée dans [JS93] et [BHR90|. La fonction dbf(t,ts)
représente la charge des taches activées aprés la date ¢; dont 1’échéance survient avant
to. La figure 1.4 représente 1’évolution de la DBF du systéme constitué de deux taches
|’I“1 = 0, Ol = ]_,Dl = 4, T1 = 4| et |’I“2 = O,CQ = 10,D2 = 14, TQ = 14| entre les instants 0
et t. Nous pouvons y voir la différence entre dbf et période d’activité : la dbf représente le
travail qui a du étre traité pour respecter les échéances(la courbe doit donc toujours étre
inférieure a la puissance de traitement du processeur, représentée par y = t) alors que la
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période d’activité (représentée en pointillés sur la figure) représente le travail nécessaire
pour terminer le traitement des taches actives.
La hauteur de la fonction dbf(t;,t3) donne la valeur du temps que le processeur doit

consacrer aux taches activées entre les dates t; et 5 pour respecter leurs échéances. La
DBF est donnée par [BMR90, BHRI0] :

n

dbf (t1,t2) =D mi(t1,t2)C;

=1

ou 7;(t1,t2) représente le nombre d’instances de 7; réveillées dans 'intervalle et ayant leur
échéance dans l'intervalle.

Théoréme 5 [BHRI0| Un systéme de taches est ordonnancable dans le contexte |r;, Cy, D;, T
ssiU <1 etV0 <ty <ty < durée de simulation des ordonnancements, on a dbf(t1,ts) <
to — tq.

Différents auteurs, dont nous méme, avons travaillé ou travaillons sur le probléme de la
durée de simulation. A cet endroit du manuscrit, je citerai I’hyperpériode H pour les
systémes simultanés, et le résultat le plus ancien concernant la durée de simulation :
maxi;—1. ,(r;) + 2H, utilisé dans [BHR90]|, et correspondant au contexte |r;,C;, D; <
T;,T;|. La cyclicité, méme monoprocesseur, dans le contexte des échéances arbitraires
|ri, Cy, D;, T;| est encore un probléme ouvert sur lequel je travaille actuellement en colla-
boration avec Joél Goossens et Liliana Cucu.

L’analyse de la DBF repose sur le constat qu'un dépassement d’échéance ne survient
jamais lorsque le processeur est oisif. Il est prouvé que le premier dépassement d’échéance
s’il existe, se produit dans la plus longue période d’activité. L’analyse d’ordonnancabi-
lité est alors restreinte dans la plus longue période d’activité en vérifiant que toutes les
échéances des taches sont respectées dans cette période d’étude qui débute a l'instant
t = 0 dans le cas taches concrétes simultanées et taches non concrétes. [BHR90| montre
que la longueur de la période d’activité est limitée dans le cas U < 1 par

T ex(Ti - Di)

Théoréme 6 [BHRI0/Un systeme de tiches dans les contextes |0, C;, Dy, T;| et |C;, Dy, T}
est ordonnancable ssi pour toute date d’échéance d rencontrée dans la période d’activité,
dbf(0,d) < d.

La période d’activité est vue ici comme la période d’activité du systéme entier, et est
calculée comme on le fait dans le cas des priorités fixes pour le plus bas niveau de priorité.
Ainsi, la figure 1.4 montre que le systéme est ordonnancable par EDF : il suffit de vérifier
que les échéances tombées aux dates 4, 8, 12 et 14 sont respectées (dbf(0,t) < t) entre 0
et la fin de la prémiére période d’activité.

Le nombre d’instances a considérer 7;(0,t) est donné par :

7:(0,t) = max <O, {%J + 1>

Le méme type d’adaptation de formule que pour la RTA est applicable pour prendre
en compte les facteurs pratiques.

28



Demande —+
processeur +
- Courbes
T |----- Demande processeur
- Fonction de la demande processeur (dbf)
4 - —
4 Fe———- J
4 rFe—--- . |
T =" - Point creux
+
4
T
T lus longue périgde d’activité
-+
T
4
+
||||||||||||||||||||||||||||||;tempS
T T T T T T T T T T T T T T T T T T T T T T T T T T T T T T T T hal
T T T T T T T T échéance
T

FIGURE 1.4 — Fonction de la demande processeur (dbf).
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FIGURE 1.5 — Anomalie d’ordonnancement en présence de précédences.

Simulation

Une simulation consiste a construire la séquence d’ordonnancement comme elle serait
construite par l'algorithme d’ordonnancement, ceci jusqu’a atteindre le régime perma-
nent (cyclicité des ordonnancements) ou bien pour certains algorithmes spécifiques sur
'intervalle de validation (durée inférieure a la durée nécessaire pour atteindre un cycle).
La question de la durée de simulation est encore ouverte dans un certain nombre de
contextes. Je développe les problémes encore ouverts et les problémes fermés dans la
partie contributions de ce mémoire.

Une simulation peut étre utilisée soit pour la validation, notamment dans le cas ou
les taches sont concrétes non simultanées, soit pour des études de performance pire cas.
Cependant, la présence de facteurs pratiques peut rendre la simulation non représentative
dans le cas ou il y a des anomalies d’ordonnancement. Une anomalie a lieu lorsque la
simulation conclue au respect de toutes les échéances mais que diminuer des WCET ou
bien augmenter une période conduit a une violation d’échéance.

La figure 1.5 montre un exemple d’anomalie d’ordonnancement en présence de contraintes
de précédence incohérentes avec les priorités : si on a 7; < 7; et que la priorité de 7; est
supérieure a la priorité de 7;, on peut avoir une anomalie. On peut aussi trouver des
anomalies en présence de ressources critiques, de tache qui se suspendent, et méme dans
le cas multiprocesseur dans le cas ou les périodes ne sont pas strictes (voir figure 1.6).

Méthodes hors-ligne

Les méthodes hors-ligne reposent soit sur des approches de complexité exponentielle,
de type séparation & évaluation a la Xu& Parnas [XP93, Xu93|, algorithme de Shepard
et Gagne [SGI1] qui n’est pas optimal [AS97|, approche co-design (matériel-logiciel) de
[Cav97], soit sur des approches énumératives [CGGCO00, Lar04|, et peuvent utiliser des
approches méta-heuristiques afin d’éviter I’explosion combinatoire [DS95, LGDO05|. Le
but est de construire une séquence d’ordonnancement valide, qui sera ensuite jouée par
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FIGURE 1.6 — Anomalie d’ordonnancement en multiprocesseur en présence de taches
sporadiquement périodiques.

un séquenceur. Cette séquence doit étre générée sur la durée de simulation. Cette problé-
matique rejoint le probléme de cyclicité. Ainsi, & ma connaissance, le laboratoire est le
seul, en se basant sur notre résultat de cyclicité générale, a proposer des méthodes hors-
ligne prenant des taches concrétes non simultanées en considération. En effet, les autres
approches se basent sur les instances des taches, et de ce fait considérent un nombre
d’instances H/T; correspondant a la tache 7;. Cela est un facteur trés limitant pour les
autres approches, car une approche hors-ligne sera considérée par un concepteur lorsqu’il
a un systéme dirigé par le temps, et donc des taches concrétes. Dans ce cas, il est fréquent
d’utiliser une technique de décalage des réveils afin d’éviter I'instant critique.

L’ordonnanceur est, pour les approches hors-ligne, complétement clairvoyant. Il n’existe
pas & ma connaissance d’approches prenant en considération des taches non-concrétes.
Certains facteurs pratiques sont simples & prendre en compte (ressources critiques, pré-
cédence, non-préemptibilité) mais les facteurs qui aboutissent & une date de réveil dy-
namique d’une tache (gigue d’activation, suspension) n’ont pas été explorés, le probléme
étant dans ce cas assez proche du probléme des taches non-concrétes : on ne peut pas
étre clairvoyant dans ce cas.

La partie contribution expose les travaux que nous avons menés et les résultats que
nous avons obtenus dans les approches hors-ligne et en-ligne, puis leur application dans
le positionnement de la validation temporelle dans le cycle de développement logiciel.
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Deuxiéme partie

Contributions
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Chapitre 2

Ordonnancement hors-ligne

Ce chapitre traite de nos contributions dans le domaine de ’ordonnancement hors-
ligne. La premiére section présente briévement mes résultats de thése en ce qui concerne
I’extraction de séquences optimales, la seconde section présente une méthode méta-
heuristique pour I'ordonnancement monoprocesseur, la troisiéme partie aborde nos contri-
butions au probléme général de la cyclicité, et nous terminons le chapitre par un bilan et
des perspectives de recherche.

2.1 Ordonnancement exhaustif optimal

2.1.1 Modélisation

Ma theése de doctorat a eu lieu au LISI d’octobre 1996 & décembre 1999. Elle por-
tait sur 'ordonnancement hors-ligne exhaustif de systémes temps réel en environnement
monoprocesseur et multiprocesseur. Elle a eu lieu sous la direction d’Annie Geniet et
de Francis Cottet. L’idée de base est de modéliser un systéme a 'aide d’un réseau de
Petri fonctionnant a vitesse maximale (il a ainsi la puissance d’une machine de Turing
[Sta90]) puis d’en extraire le graphe des marquages correspondant aux comportements
temporellement valides du systéme.

Nous partons d'un langage simple de description de taches temps réel : date initiale de
réveil, périodicité, échéance relative, et d’une description de sa structure en blocs de durée,
et primitives de communication et de synchronisation. Ceci pourrait étre une abstraction
extraite de la conception. Notons qu’il faut cependant connaitre la durée des traitements,
ce qui implique un positionnement de notre démarche plutot en fin de cycle de dévelop-
pement. Les contextes dans lesquels nous avons travaillé sont |r;, C;, D; < T;, T;|res, < et
multi|0, C;, D; < T;, Ti|res, <, premptnopreempt. Un systéme ainsi décrit est alors mo-
délisé par un RAP (voir figure 2.1), utilisant les constructions standard (synchronisation,
exclusion mutuelle), combinées avec un systéme d’horlogerie. Le temps est implicitement
donné par le comportement du RdP, puisqu’il s’agit, étant donné que le RAP fonctionne a
vitesse maximale, de forcer tout le systéme d’horlogerie a fonctionner (le temps est ainsi
décompté a chaque tir d’'un ensemble de transitions, car la transition RTC produisant
le temps tire) parallélement au traitement d’une unité de temps d’une (cas monoproces-
seur) ou plusieurs taches (cas multiprocesseur). La liberté de choisir & un instant donné
d’ordonnancer une tache préte ou une autre réside dans I'indéterminisme du RdP. Ainsi,
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RTC Horlogerie

Systeme de taches

FIGURE 2.1 — Modéle de 2 taches indépendantes 7 =< r; = 0,C; = 2,D,,T1 =4 > et
Ty =<19=0,C5 =1, Dy, T, =2 > en monoprocesseur.

chaque unité de temps de traitement de tache étant modélisée par une transition nécessi-
tant pour étre franchissable un jeton “processeur”, les unités de temps des taches sont en
exclusion mutuelle (utilisation de la ressource processeur), et la construction du graphe
des marquages donne naturellement I’ensemble des ordres possible d’exécution des taches
du systéme. On peut voir sur la figure 2.1 que le RdP utilisé est coloré : la couleur a
signifie “activée” et la couleur b signifie “instance précédente terminée”. Les contraintes
de temps (échéances) sont prises en compte par des contraintes de marquages terminaux
(par exemple, le jeton de la place marquant la terminaison d’une tache doit étre présent
lorsque son horlogerie contient un nombre de jetons égal a son échéance relative). Le
graphe des marquages terminaux donne alors I’ensemble des séquences valides du sys-
téme modélisé. Ce graphe a une forme de diamant, c’est-a-dire que c’est un graphe sans
cycle orienté, avec une source et une destination (qui en fait est identique a la source),
tel que le nombre d’arc entre la source et la destination est identique quel que soit le che-
min choisi. Cela correspond au fait que pour tout ordonnancement valide, chaque tache
a été exécutée le méme nombre de fois. Ainsi pour un systéme de taches simultanées a
échéances contraintes, on trouve C; x H/T; arc étiqueté par 7; sur chaque chemin, car
toute séquence d’ordonnancement valide est périodique de période H dans ce cas, et [’état
initial est identique a ’état final : toutes les taches sont dans ’état “prét” a l'instant H
et a 'instant 0, et aucune instance n’est encore en cours d’exécution, sinon son échéance
aurait été manquée.

Nous avons montré qu’afin de trouver des séquences dans notre contexte (utilisation

36



FIGURE 2.2 — Graphe d’ordonnancement avec arcs pondérés, puis noeuds pondérés, et
sous-graphe extrait.

de ressources, de parties non préemptibles et de précédences), il nous fallait introduire une
tache oisive, permettant d’insérer des temps creux. En effet, sans cela, nous n’obtiendrions
que des séquences conservatives. Dans le cas de taches simultanées, il est possible de
connaitre le nombre de temps creux présents dans une hyperpériode : Cy = H(1 — U).

2.1.2 Génération et extraction de séquences optimales

Lorsque le graphe des marquages est construit, il est simple d’en extraire des sé-
quences d’ordonnancement optimales au vu d’un ensemble de critéres. Par exemple, si
I’on souhaite extraire le sous-graphe qui correspond aux séquences d’ordonnancement, mi-
nimisant le temps de réponse moyen d’une tache donnée, il suffit de valuer les arcs qui
correspondent & la terminaison de la tache dont on cherche & minimiser le temps de ré-
ponse par le temps de réponse correspondant. L’extraction du sous-graphe minimisant le
temps de réponse moyen se fait alors en effectuant un parcours topologique inversé. Cela
se fait en une passe en partant du noeud le plus bas du graphe, et en remontant niveau
par niveau : seuls les noeuds faisant partie de chemins de cotit minimal sont conservés.
La figure 2.2 représente le graphe d’ordonnancement obtenu pour un systéme de 3 taches
T =<1 = 0,01 = 3,D1 = 5,T1 =5>, T =<1y = 0,02 = 1,D2 = 5,T2 =5 > et
T3 =<713=0,C3 =2,D3 =10,T3 = 10 >. Sa profondeur est H = PPCM(5,5,10) = 10.
Le cotit des arcs est choisi ici pour exécuter au plus tot les taches 75 et 73. La mise en
ceuvre est simple, car le graphe est un diamant : il suffit de pondérer chaque arc par
sa hauteur s’il est étiqueté par 7 ou 73. Les chemins de coiit minimal sont donnés par
une pondération des nceuds par un parcours topologique en partant du bas : un noeud
est étiqueté par le chemin de coiit minimal entre lui et la destination. Le sous-graphe
obtenu en sélectionnant a chaque hauteur les nceuds de coit minimal est le sous-graphe
contenant les séquences optimales pour le critére “exécution au plus tot des taches 7 et
7'3”.

Nous avons identifié et classifié des critéres d’optimisation en deux catégories :
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— les critéres graphiques, permettant d’extraire un sous-graphe suivant la méthode
exposeée :

— exécution au plus tot, appelée aussi importance (pourrait s’appeler priorité mais
a cause des exclusions mutuelles, la différence de 'importance est qu’on peut étre
amené a ordonnancer d’autres taches avant la tache “importante” pour éviter de
violer une échéance),

— minimisation du temps de réponse moyen ou maximal, favorise les taches longues
de ’ensemble choisi,

— minimisation du taux de réaction (T'R;/D;) moyen ou maximal, favorise les taches
de petit délai critique de I’ensemble choisi,

— minimisation du retard (T'R; — D;) moyen ou maximal (remarque : étant donné
que nous travaillons sur le graphe de séquences valides, ce critéres est toujours
< 0), ne favorise aucun type de tache dans I’ensemble choisi,

— les critéres arborescents ne peuvent pas s’exprimer en terme de graphe, car un
méme noeud peut faire partie de “bons” et de “mauvais” chemins au regard du
critére. L’implémentation de la minimisation de tels critéres nécessite un passage
du graphe des ordonnancements a ’arbre des ordonnancements, ce qui n’est pas
applicable sur des études de cas, méme petites :

— gigue temporelle : exprime la différence entre les temps de réponse des ins-
tances successives. Cette propriété est particuliérement intéressante pour cer-
taines taches faisant de I’échantillonnage, calculant des intégrales ou bien des
dérivées entre des points successifs. Il n’y a pas de moyen efficace d’extraire de
telles séquences, par conséquent j’ai été amené a collaborer avec Laurent David
sur des techniques de diminution de la gigue temporelle en utilisant le décalage
des réveils.

— répartition des temps creux : utile pour le traitement en tache de fond de taches
apériodiques, ce critére, comme la gigue, ne peut pas étre calculé efficacement.

La construction du graphe des marquages déclenchant de nombreux retours arriére,
il nous a fallu détecter des conditions de coupe au plus tot lors de la construction du
graphe. Ceci a été fait en utilisant des conditions nécessaires (CN) d’ordonnancabilité
avant ajout de chaque nceud, afin de vérifier la viabilité de celui-ci.

Enfin la taille de ce graphe étant exponentielle en fonction du nombre de taches n (par
exemple, dans le cas simultané, le graphe s’inscrit dans un hyperpavé a n+ 1 dimensions,
sa longueur dans chaque dimension étant C; x H/T;), des optimisations sont mises en
place de facon a réduire ce graphe. Ainsi, nous avons mis en place des contraintes de suc-
cesseurs, exprimant le fait que lorsque deux parties de taches sont indépendantes, il n’est
pas nécessaire d’étudier les comportements entrelacés. Des contraintes supplémentaires
vérifiées lors de I'exécution ont aussi été implémentées afin de réduire la taille du graphe
des marquages dés la construction.

Initialement les systémes de taches considérés étaient composés de taches périodiques
simultanées (i.e. elles démarrent toutes au méme instant). La forme de diamant étant
la base d’utilisation de critéres de recherche de séquences optimales, il nous semblait
important de la conserver méme dans le cas ou les taches sont différées. Nous nous sommes
heurtés a un probléme ouvert dans le cas général, qui était le probléme de la cyclicité
des ordonnancements. Les seuls résultats connus concernaient les algorithmes a priorités
fixes avec des taches indépendantes, et ne pouvaient pas étre appliqués sur notre méthode
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d’ordonnancement exhaustif. De plus, méme si nous avions pu généraliser ces résultats a
un contexte plus large, le graphe des marquages n’avait pas eu un unique état final, et le
nombre d’occurrences des taches par chemin aurait été différent.

Nous avons donc cherché, a travers la vue particuliére que nous offrait le graphe des
ordonnancements valides, & comprendre le comportement périodiques des ordonnance-
ments de taches a départ différé. [LM80| montre que les algorithmes d’ordonnancement a
priorités fixes dans le contexte |r;, C;, D; < T;, T;| sont périodiques de période H a partir
de la date r + H avec 7 = max;—1_,(r;) la date de réveil la plus tardive des taches. Cela
signifie qu’aprés une montée en charge d’au plus r + H le systéme se comporte périodi-
quement sur une période H. Ce résultat ne concerne pas les ressources critiques ni les
précédences, et ne peut pas étre utilis¢é dans le cadre d'une approche hors-ligne. Nous
avons montré que tout ordonnancement n’injectant pas de temps creux de fagon forcée
possédait un dernier temps creux acyclique, qui pouvait avoir lieu avant le démarrage du
systéme. La date de ce temps creux dépend uniquement des dates de réveil, périodes,
et pire durées des taches, et pas de l'algorithme d’ordonnancement employé. Ce dernier
temps creux acyclique, dont la date d’arrivée est notée t., t. € [—1..r + H — 1], marque
I’entrée dans le régime permanent qui a une période H. La borne supérieure, que 1’on
peut obtenir pour certains systémes, correspond au résultat précédent, mais le cas le plus
fréquent correspond a une entrée immédiate dans le cycle. Ce résultat, trés général pour la
théorie de I’ordonnancement, donne la durée exacte de la montée en charge, avant entrée
dans le régime permanent du systéme. Le probléme de déterminer . de facon analytique
est encore un probléme ouvert.

L’utilisation de ce résultat pour notre probléme a permis de généraliser au cas des
taches différées les résultats obtenus sur le graphe en forme de diamant correspondant aux
systémes de taches simultanées. En effet, la forme de diamant est présente, et correspond
en fait & un double diamant : I’état initial méne vers un seul état, quelle que soit la
séquence considérée, qui correspond a l'état suivant le dernier temps creux acyclique.
L’état obtenu H unités de temps plus tard est le méme.

Le modéle a ensuite été élargi au contexte multi|0, C;, D; < T;, T;| : Pavantage d’utili-
ser un tel modéle est que le passage a 1’échelle n’a nécessité que la modification du nombre
de jetons contenant le nombre de processeurs. Le graphe des marquages a une forme de
diamant comme dans le cas monoprocesseur, et on peut donc appliquer les mémes tech-
niques. Cependant, ’applicabilité sur des cas réels de la version multiprocesseur laisse
peu d’espoir face a 1’explosion combinatoire.

Afin de démontrer qu’une telle méthode peut étre employée sur des cas réels dans le
cas monoprocesseur, j’ai développé un logiciel prototype (voir figure 2.3) construisant des
séquences d’ordonnancement optimales dans le cas monoprocesseur, ce logiciel s’appelle
PeNSMARTS . Il est composé d’un moteur de construction de graphes des marquages,
et d’extraction suivant les critéres proposés durant ma thése, avec compression au vol des
marquages (chaque place du modéle est bornée), d’un traceur de séquences, d'un outil
de construction visualisation et animation de réseaux de Petri colorés, et d'un visuali-
sateur de graphes des marquages. Il a été repris et étendu pour prendre en compte des
taches modélisant aussi les blocs conditionnels par Stéphane Pailler lors de sa thése de
doctorat. PENSMARTS a subi plusieurs évolutions, notamment lors de stages de Licence

1. Petri Net Scheduling Modeling and Analysis of Real-Time Systems
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FIGURE 2.3 — Capture d’écran de PeNSMARTS, de Color Petri Net Simulator, et Quick
Task Systems Designer.

ou de Master pour y intégrer la prise en compte de réseaux de Petri temporels, et plus
récemment y intégrer l'aspect multiprocesseur.

2.1.3 Collaborations et publications

Ces recherches ont été principalement effectuées pendant ma thése de doctorat, sous
la direction d’Annie Geniet et de Francis Cottet, pour laquelle j’ai obtenu le 2nd prix
de thése de la région Poitou-Charentes en 2000. J’ai pu collaborer dans le cadre d’une
méthode réunissant approche hors-ligne et langage synchrone avec Yamine Ait-Ameur et
Frédéric Boniol. Les publications issues de ces travaux sont [GCG02, CGGC00, Gro99,
AABD104, GCG01, GCG00c, GCGC99, GCGCI8h, GCGOOD).

2.1.4 Points forts de la démarche et perspectives

La méthode que nous avons proposée est a ma connaissance la seule méthode hors-
ligne prenant en compte des taches différées, ceci grace a I’étude menée sur le probléme
de cyclicité dans le cas général. Cette augmentation du contexte, par rapport aux autres
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méthodes hors-ligne, est primordiale, car sur les applications réelles susceptibles d’uti-
liser un ordonnancement hors-ligne, toutes les taches sont concrétes, par conséquent, le
décalage des dates de réveil en vue d’éviter I'instant critique apporte un gain important
en ordonnancabilité. De plus, nous avons outillé cette méthode afin de montrer jusqu’ou
on pouvait résister a ’explosion combinatoire avec ce type de méthode.

D’autres travaux ont été menés par la suite sur l’ordonnancement exhaustif au labo-
ratoire, notamment dans la thése de Gaélle Largeteau, sous la direction de Dominique
Geniet et Francis Cottet. L’idée de base est de modéliser chaque tache par un automate
fini, puis d’obtenir ’ensemble des séquences valides par produit synchronisé. Les résul-
tats obtenus sont identiques au graphe des marquage terminaux, mais le fait d’utiliser
des outils génériques pour gérer les synchronisation de gros automates rend la mise en
ceuvre trés gourmande en temps et en espace par rapport & PeENSMARTS qui posséde des
optimisations ad hoc. Par la suite, ils ont étudié les graphes d’ordonnancement en forme
de diamant avec une approche informatique graphique, ne manipulant plus le graphe des
ordonnancement en tant que graphe, mais en tant que figure géométrique. Différents tra-
vaux sont menés au laboratoire sous la direction d’Annie Geniet pour prendre en compte
différents parameétres dans les applications ordonnancées de facon exhaustive, comme les
taches a durées conditionnelles, ou les sporadiques.

2.2 Meéthode méta-heuristique

Afin de pouvoir comparer D'efficacité une approche optimale & une approche méta-
heuristique, j’ai été amené a proposer et tester une méthode méta-heuristique sur le
probléme de 'ordonnancement hors-ligne. Cette méthode se base sur la méthode qui sert
de base a la plupart des approches orientées séparation & évaluation pour la résolution
du probléeme d’ordonnancement hors-ligne optimal.

2.2.1 Meéthode optimale de base

Xu et Parnas ont proposé une méthode d’ordonnancement optimal hors-ligne, basée
sur une approche de type séparation & évaluation. Leur technique ordonnance de fagon
optimale des systémes de taches simultanées pouvant se synchroniser et communiquer. Le
contexte utilisé dans [XP93] est |0, C;, D; < T;, T;|res, <, et multi|0, C;, D; < T;, T;|res, <
dans [Xu93|. Cependant leur approche ne s’étend pas trivialement au cas non simultané,
et ne cherche pas a optimiser d’autre critére que le respect d’échéance. Leur méthode
part d’une séquence d’ordonnancement EDF car la séquence produite est optimale dans
le contexte |0, C;, D;, T;|. Etant donné qu’on est en présence de ressources critiques, EDF
n’est pas optimal, et on cherche alors & améliorer la séquence a chaque étape de la
construction, soit jusqu’a ce qu’on s’apercoive que les choix faits jusqu’au noeud en cours
ne peuvent pas mener & un ordonnancement valide, dans ce cas, on remonte et on coupe,
soit jusqu’a ce que l'on trouve un ordonnancement valide. La méthode de Xu & Par-
nas, bien qu’optimale uniquement au regard du respect des échéances, est nettement
plus rapide que la notre, cependant elle fonctionne dans le contexte m|r; = 0,C;, D; <
T;, T;|prec, res pour [Xu93| et |r; = 0,C;, D; < T;, Ti|prec, res pour [XP93]. Nous nous
sommes inspirés du cas monoprocesseur pour y adapter une technique méta-heuristique.
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D’un systéme de taches périodiques simultanées, Xu & Parnas décomposent chaque
tache 7; en H/T; instances, qui sont appelées les jobs j;. Chaque job est vu comme une
suite de segments j; = (s; 1, ..., S;n;) de facon a n’avoir des précédences (envois/réceptions
de messages, etc.) qu’en début ou fin de segment (i.e. elles pourront étre exprimées sous
la forme s;; < si;), et des exclusions mutuelles portant sur des suites de segments
entiers. Cette technique de découpage, dite “en forme normale” est classique dans les
techniques d’ordonnancement en-ligne prenant en compte des contraintes de précédence.
Implicitement deux segments successifs appartenant a la méme tache ont une contrainte
de précédence. Chaque segment se voit muni d’'une date de réveil correspondant a la
date de réveil du job correspondant pour le premier segment d’un job, et correspondant
ar;;+C;j pour le job s; ;1. Les dates de réveil sont ajustées pendant le fonctionnement
de I'algorithme de sorte a ce que la date de réveil d'un segment corresponde au maximum
pour chaque prédécesseur a sa date de réveil plus son WCET (donc r;; correspond a la
date d’activation au plus tot de s; ;). Etant donné que les taches sont transformées en
jobs, les délais critiques sont transformés en échéances, et appliquées au segments de fagon
symétrique & la méthode employée pour les dates de réveil pour obtenir une échéance d; ;
pour chaque segment. Les exclusions mutuelles sont exprimées a l'aide de 'opérateur
non réflexif exclude, ainsi une exclusion mutuelle entre deux suites de segments s’exprime

(Si,j: Si,j+1, ---Si,jer) > (Sk,l: Sk,l+1, -'-Sk,ler) et (Sk,l: Sk,l+1, -'-Sk,ler) @ (Si,ja Si,j+1, '-'Si,jer)-

La séquence initiale est obtenue en appliquant I'algorithme EDF tout en respectant
les contraintes de date de réveil, précédence et exclusion. L’idée générale est de repérer le
segment le plus tardif s;,. et de 'ordonnancer plus tot en respectant les contraintes. On
identifie pour cela 2 ensembles de segments dans la période d’activité contenant le segment
que l'on veut ordonnancer plus tot. Le premier contient des segments moins urgents que
Siates qui, s’ils sont placés avant, le sont parce-qu’ils détenaient une ressource voulue par
Siate, €t tels qu'on n’a pas posé de contrainte les obligeant a préempter s;. Pour chaque
section critique concernée par cet ensemble, on crée un fils de 'ordonnancement courant
dans lequel on introduit des contraintes de précédence forcant s;,. & précéder chaque
segment de la section critique. Le second ensemble de segments est constitué de segments
plus urgents que S;,e mais qui ont pu étre retardés par des segments moins urgents les
excluant. On crée alors un fils pour chaque segment concerné de ce second ensemble ol on
oblige avec des contraintes de précédence ce segment a précéder les segments 1’excluant,
et on oblige chaque segment s’exécutant entre ce segment et S;u a étre plus prioritaire
que le segment en question en introduisant une contraint preempts. Les nceuds fils sont
construits en utilisant EDF en respectant les contraintes (date de réveil, précédences,
exclusion, et preempts qui rend un segment plus prioritaire qu’'un autre au détriment des
échéances). L’arbre de recherche est construit en profondeur d’abord, en sélectionnant le
nceud ouvert le plus prometteur.

Cet algorithme est optimal, nous pouvons remarquer qu’il n’est pas conservatif, car
il peut injecter des temps creux alors qu’il y a des taches qui auraient été prétes au vu
des contraintes originelles. Ces temps creux sont injectés dans le cas ou des contraintes
“precéde” sont ajoutées artificiellement pour éviter qu’une section critique ne commence
avant un segment qui manquerait dans ce cas son échéance.
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2.2.2 Introduction aux méthodes basées sur les colonies de four-
mis

Ce qui est intéressant lorsqu’on souhaite appliquer un algorithme méta-heuristique
en se basant sur une méthode a la Xu & Parnas est que 'on peut évaluer la qualité
d’une solution, et qu’on est capable d’améliorer localement une solution (en améliorant
la latence du segment de latence maximale). Nous avons donc mis en place une méthode
méta-heuristique utilisant un algorithme basé sur les colonies de fourmis. Le but était
d’évaluer cette méthode relativement récente sur un probléme d’ordonnancement temps
réel.

Les algorithmes d’optimisation basés sur les colonies de fourmis ont été proposés pour
la premiére fois par Marco Dorigo en 1991 comme une approche multi-agents pour la
résolution de problémes d’optimisation combinatoire tel que le probléme du voyageur
de commerce [DCGY8|. Nous avons donc, comme nombre de chercheurs, travaillé pour
étendre le domaine d’application de ces nouveaux algorithmes & d’autres problémes d’op-
timisation combinatoire.

Les algorithmes d’optimisation basés sur les colonies de fourmis sont inspirés par
I’observation du comportement des fourmis réelles. Les fourmis sont des insectes vivants
dans des colonies et le comportement d’une colonie est beaucoup plus intéressant que
celui d’une seule fourmi, et en particulier le fait d’observer comment les fourmis peuvent
trouver le plus court chemin entre la fourmiliére et la source de nourriture. Les fourmis,
quand elles se déplacent entre la fourmiliére et une source de nourriture déposent une
substance chimique appelée la phéromone, et forment ainsi une piste de phéromone sur
ce chemin. Les fourmis peuvent sentir de la phéromone et elles choisissent un chemin
entre plusieurs chemins, avec une probabilité équivalente a la quantité de phéromone
présente sur I'un des chemins. La piste de la phéromone permet aux fourmis de revenir
en arriére vers la fourmiliére et aux autres fourmis de trouver la source de nourriture.
Ce comportement explique comment les fourmis trouvent le plus court chemin, aprés
I’apparition d’un obstacle qui interrompt le chemin initial : les fourmis qui sont en téte ne
peuvent pas continuer a suivre la piste de phéromone. Donc elles ont le choix de prendre
la branche d’un co6té ou de 'autre de ’obstacle avec une équi-probabilité. La moitié
des fourmis choisissent la branche supérieure et ’autre moitié la branche inférieure. Les
fourmis qui ont pris le chemin le plus court vont plus rapidement reconstituer la piste
de la phéromone interrompue, par rapport a celles qui ont pris le chemin le plus long.
Alinsi le plus court chemin va avoir beaucoup plus de phéromone dans le temps du fait
du passage d’un plus grand nombre de fourmis. Au bout d’un certain temps, toutes les
fourmis vont choisir le nouveau plus court chemin.

Un probléme d’optimisation combinatoire peut étre représenté par un ensemble de
composants, un ensemble de connexions entre composants, un ensemble de cotits associés
aux connexions, et un ensemble de contraintes fonction du temps. Un état s du probléme
est une séquence d’éléments. Deux états sont voisins si un état peut étre atteint a partir
d’un autre état a I’aide d’une connexion. Notons N(s) 'ensemble des voisins de s. Un
état du probléme est une solution au probléme si la séquence satisfait les contraintes, et a
un coiit calculé a partir des cotits associés aux connexions. Les algorithmes basés sur les
colonies de fourmis, dits Ant Colony Optimization (ACO), reprennent le comportement
naturel des fourmis pour résoudre des problémes d’optimisation a la différence prés que
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les fourmis artificielles ont une mémoire interne, peuvent mettre a jour la phéromone
aprés construction d’une solution locale, et peuvent étre aidées par des compétences
supplémentaires telles ’anticipation, la recherche locale ou les retours arriéres [DCG99|.
L’avantage des approches ACO sur des approches de type recuit simulé ou algorithmes
génétiques est qu’elles s’adaptent a des modifications des composants et connexions entre
composants du probléme.

L’algorithme ACO de base est Ant system (AS) [Dor91, DCG98| que nous décrivons
succinctement. Dans AS, & l'instant t, une fourmi située sur un composant ¢ choisit le
composant j avec la probabilité :

Py(t) = (Ti5(8)" (mis (£))”

— _ ;
>y composant atteignable x (Tix(t)" (1« (%))

ot T;; est la phéromone entre ¢ et j et 7;; est I'information heuristique (par exemple,
inversement proportionnelle au cott associé au passage de i a j). Les coefficients « et (3
sont choisis de facon a& donner plus ou moins de poids a la phéromone ou a l'information
heuristique. A chaque construction de solution par un nombre choisi de fourmis, une unité
de temps s’écoule, et la phéromone est mise & jour sur chaque connexion en fonction d’un
facteur d’évaporation et de l'inverse du coit des solutions parcourues par les fourmis
utilisant cette connexion.

L’algorithme AS nécessite un grand nombre d’itérations pour trouver de bonnes so-
lutions sur de grandes instances de problémes. Par conséquent de nombreuses variantes
ont été proposées :

— AS avec stratégie élitiste, ou la meilleure solution trouvée depuis le début dépose

de la phéromone supplémentaire a chaque itération [BHS99|.

— AS avec stratégie élitiste ASrank [BHS99|, qui correspond & une stratégie élitiste
avec en plus une augmentation de phéromone de la part d'un certain nombre des
meilleures fourmis de I'itération courante.

— Max-Min Ant System (MMAS) modifie AS dans le sens que seule la meilleure fourmi

de l'itération courante est autorisée a ajouter de la phéromone, la phéromone est
limitée entre une valeur min et une valeur maz afin d’éviter la stagnation et les
valeurs de phéromone sont initialisées & la valeur maz.
Ant Colony System (ACS) [DG97] utilise un paramétre permettant de choisir entre
exploration de nouvelles solutions et exploitation de la phéromone, a une stratégie
élitiste, et fait diminuer localement la phéromone pendant la construction d’une
solution par une fourmi sur un composant exploré. Ainsi, la recherche est relative-
ment guidée par la phéromone, mais la diminution locale de phéromone diminue les
risques de voir beaucoup de fourmis explorer le méme chemin. C’est 1’algorithme
que nous avons choisi d’employer pour une premiére étude sur le probléme d’ordon-
nancement temps réel car il offre de bonnes possibilités de convergence, confirmées
depuis notre étude dans [NJ09].

— Multiple Ant Colony Optimization (MACO) [SS02] consiste & utiliser plusieurs co-
lonies de fourmis utilisant leur propre type de phéromone. Plusieurs colonies de
fourmis peuvent alors explorer le probléme d’optimisation en paralléle, ce qui rend
cette technique hautement parallélisable.
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FIGURE 2.4 — Modification du graphe de recherche par ACSRTS.

2.2.3 Notre algorithme ACO

Nous avons adapté ACS a la création de séquences d’ordonnancement valides dans
le contexte |0,C;, D; < T;, T;|res, <. L’algorithme obtenu s’appelle Ant Colony System
for Real-Time Scheduling (ACSRTS). Nous partons d’un systéme de taches concrétes
simultanées, avec des précédences et des exclusions mutuelles, et nous découpons chaque

tache
tons 1

7, en H/T; jobs, eux mémes découpés en segments entre lesquels nous représen-
es contraintes de précédence et les exclusions comme cela est fait dans [XP93]. Le

probléme initial est alors vu comme la recherche d’un chemin entre les segments respec-
tant les contraintes, et minimisant le retard maximal. Cependant, I’approche de [XP93|
montre qu’il peut étre nécessaire, pendant 1’exploration, de découper des segments. Par
conséquent, notre graphe de recherche est dynamique.

Le principe de cheminement d’une fourmi le long d’une solution est le suivant :

1.

4.

initialement, la date de 'ordonnancement est ¢ = 0, la fourmi se trouve sur le nceud
initial ;

la fourmi considére les segments éligibles (prédécesseurs déja traités, pas d’exclusion
avec un segment en cours, date de réveil < t + ¢ avec ¢ durée de la plus longue
section critique) et utilise la régle de transition pseudo-aléatoire ACS (I'information
heuristique se base sur l'algorithme EDF) pour choisir le segment & exécuter, elle
met alors & jour la phéromone localement (afin de diminuer les chances pour les
autres fourmis de choisir le méme segment) ; la valeur ¢ permet & la fourmi d’avoir
une chance de choisir de ne rien faire afin de ne pas commencer une section critique
qui pourrait ensuite retarder un segment pas encore prét a l'instant ¢;

la séquence en cours de construction se voit ajouter tout ou partie du segment
choisi : si le porchain réveil d’un segment éligible a lieu aprés la fin du segment,
c’est tout le segment qui est ajouté, sinon le segment est décomposé en 2 (voir figure
2.4) afin de laisser a la fourmi une chance de choisir de préempter le segment en
cours par le segment nouvellement éligible.

on continue ainsi jusqu’a arriver a parcourir tous les segments.

Lorsque les fourmis ont créé chacune une séquence d’ordonnancement, on applique la

straté

gie élitiste en augmentant la phéromone déposée sur les arcs qui correspondraient
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aux fils explorés dans l'approche de Xu& Parnas permettant d’améliorer la meilleure
solution trouvée. Nous avons alors implémenté ’algorithme et avons recherché des para-
métres ACS permettant une convergence rapide vers une solution valide, puis comparé
ACSRTS a l'algorithme de Xu& Parnas. Les résultats sont difficilement comparables :
ainsi sur des instances trés contraintes, les performances temps/qualité de la solution
sont trés comparables, par contre sur des instances peu contraintes, I’algorithme de Xué&
Parnas trouve trés rapidement une solution optimale. Cependant sur une étude de cas
réaliste, ACSRTS a montré des performances nettement supérieures. Une approche méta-
heuristique pourrait étre un bon complément a une approche optimale dans le cas ou
I'instance de probléme est grande et contrainte.

2.2.4 Collaborations et publications

Cette étude a été menée en collaboration avec le Pr. Habiba Drias, du LRIA (Labo-
ratoire de Recherche en Intelligence Artificielle) d’Alger, via le co-encadrement du stage

de magistére de Yacine Laalaoui, étudiant de I'INI (Institut National d’Informatique)
d’Alger. Cela a donné lieu a une publication en 2005 [LGDO5].

2.2.5 Points forts de la démarche et perspectives

A notre connaissance, cette approche a été la premiére adaptation d’une technique
ACO a l'ordonnancement temps réel. L’une des difficultés de ce type de méthodes réside
dans la facon d’exprimer le graphe de recherche. Nous avons démontré la faisabilité d’une
telle approche, et exploité la spécificité de ce type de méthode en travaillant sur un graphe
dynamique.

Il semble qu’ACSRTS puisse étre assez simplement passé a 1’échelle multiprocesseur,
et les performances comparées avec les algorithmes exacts devraient étre améliorées.

Toutes les approches basées sur ’algorithme de Xu& Parnas sont trés limitées pour
les applications réelles a cause de la contrainte r; = 0. Il faudrait donc utiliser notre
résultat de cyclicité des ordonnancements afin de les adapter au cas ou certaines taches
sont différées.

2.3 Cyclicité des ordonnancements

Le probléeme de la cyclicité est central dans de nombreux problémes d’ordonnance-
ment :
— ordonnancement hors-ligne,
— validation par simulation d’algorithmes en-ligne, dans le cas ot les taches sont non
simultanées.
Le premier résultat connu concerne le contexte |r;, C;, D; < T;,T;| et a été montré par
Leung et Merrill.

Théoréme 7 [LM80] Dans le contexte |r;, C;, D; < T;,T;|, lalgorithme DM se comporte
périodiquement avec une période H = PPCM;—y ,(T;) au plus aprés v + H unités de
temps avec r = maxi—1_,(r;). Par conséquent, la durée de simulation est [0..r + 2H].
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2.3.1 Reésultat principal

Nous avons adopté une démarche totalement différente, puisque fonctionnant avec
tout algorithme d’ordonnancement y compris non conservatif (insérant des temps creux)
a condition qu’il ne force pas d’injection de plus de H(1 — U) temps creux toutes les H
unités de temps. Le résultat que nous avons démontré est le suivant :

Théoréme 8 [CGGO4] Dans le contexte |r;, C;, D; < T;, T;|res, <, toute séquence d’or-
donnancement valide générée par un algorithme déterministe ne forcant pas l'injection
de temps creur au-dela de H(1 — U) toutes les H unités de temps, est périodique de
période H apres le dernier temps creur acyclique, arrivant a la date t. € [—1.r + H|.
Le régime périodique est la premiére fenétre temporelle de taille H sans temps creux acy-
clique, et démarre exactement apres la date t.. La date t. est indépendante de l’algorithme
d’ordonnancement choist.

Par algorithme déterministe nous entendons un algorithme prenant la méme décision
d’ordonnancement face a deux états identiques du systéme. Le fait que ’algorithme ne
force pas d’injection de temps creux au-dela de H(1 — U) toutes les H unités de temps
s’explique de la fagon suivante : un systéme de charge U =3, ,, % voit les taches utiliser
exactement U H unités de temps processeur dans une fenétre de taille H. Le reste, inutilisé
par le systéme, se traduit par des temps creux, pendant lesquels le processeur est oisif. Par
conséquent le nombre de temps creux que ’on peut trouver dans une fenétre périodique
de taille H correspond a (1 — U)H. Si nous ne nous étions intéressés qu’aux algorithmes

en-ligne, le théoréme 8 aurait pu étre exprimé ainsi :

Corollaire 1 Dans le contexte |r;, C;, D; < Ty, Ti|res, <, toute séquence d’ordonnance-
ment valide générée par un algorithme déterministe conservatif est périodique de période
H apres le dernier temps creur acyclique, arrivant & la date t, € [—1..r + H|[. Le régime
périodique démarre exactement apres la date t.. Le régime périodique est la premiére fe-
nétre temporelle de taille H sans temps creuzr acyclique, et démarre exactement apres la
date t.. La date t. est indépendante de l’algorithme d’ordonnancement choisi.

Ce corollaire exprime plus clairement le fait que tout algorithme en-ligne classique est
concerné par ce résultat. Cependant, dés lors que des ressources critiques sont en jeu, les
algorithmes conservatifs ne sont pas optimaux. Une approche hors-ligne telle que celle
que nous avons développée doit donc autoriser 'injection de temps creux (i.e. le non
conservatisme) afin d’étre optimale. Cependant, il n’est pas nécessaire d’injecter plus du
nombre de temps creux que le nombre de temps creux figurant dans la régime périodique
pour étre optimal. Par conséquent, nous avons démontré le résultat de cyclicité au plus
large de fagon a ce qu’il concerne les algorithmes pouvant étre optimaux méme dans le cas
de partage de ressource. C’est le cas de I'approche implémentée par PeNSMARTS, qui
peut forcer l'injection d’au plus H(1—U) temps creux par hyperpériode. Notre résultat de
cyclicité est donc suffisamment large pour s’appliquer & PeNSMARTS. Cependant, il ne
peut pas étre appliqué trivialement aux approches de séparation et évaluation type Xu &
Parnas. En effet, le nombre de temps creux injectés n’est pas controlé dans leur approche
(les temps creux peuvent étre injectés dans une séquence via la création de contraintes
de précédence, pouvant imposer qu'un segment non réveillé précéde un segment prét). Il
n’est pas exclu cependant qu’une étude plus poussée du comportement de 1’algorithme
permette a cette approche de respecter le cadre du résultat de cyclicité.
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FIGURE 2.5 — Une séquence d’ordonnancement, ’occupation du processeur et la mise en
évidence d'un temps creux acyclique.

Notre résultat de cyclicité est exact, alors que la borne de Leung & Merrill est
une borne supérieure, de plus, nous prenons en compte les ressources critiques et les
contraintes de précédences.

Le concept de temps creux acyclique est inédit a notre connaissance dans la théorie de
I’ordonnancement temps réel. Afin d’illustrer ce concept, la figure 2.5 représente ’ordon-
nancement par l'algorithme RM d’un systéme de trois taches sur un processeur. La charge
du systéme est U = 1, pourtant un temps creux apparait. Il faut remarquer qu’il apparait
dans le régime transitoire de la séquence, et marque ’entrée dans le régime périodique de
période H = 12, comme cela est démontré par le théoréme 8. Le diagramme d’occupation
du processeur de la figure 2.5 illustre le fait que 1’algorithme d’ordonnancement choisi
n’influe pas sur la cyclicité. Celle-ci n’est influencée que par les paramétres r;, C; et Tj.

Le moyen de trouver le régime périodique d’'un ordonnancement est alors le suivant :
construire la séquence jusqu’a l'instant [, en conservant en mémoire le nombre de temps
creux présents sur la derniére fenétre de taille H. Cette fenétre glisse au fur et a mesure
que la séquence est construite. S’arréter dés que 'on a une fenétre ne contenant que
H(1 —U) temps creux. On peut remarquer qu’il est possible (et méme fréquent) de se
trouver dans le régime périodique dés l'origine. Dans ce cas, t. = —1. On peut remarquer
que la méthode est exponentielle (puisque nécessitant la construction de la séquence), mais
cela n’est pas problématique, puisque si ’on a besoin de connaitre la durée de simulation,
c’est sans doute parce-qu’on a besoin de construire cette simulation. Le probléme de la
complexité combinatoire de la détermination de . est un probléme ouvert, méme dans le
cas de taches indépendantes.
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2.3.2 1dée de preuve

La preuve est construite comme suit : nous considérons d’abord des systémes de taches
tels que U = 1 ordonnancés de facon conservative. Dans ce cas, si un temps creux apparait,
il est forcément acyclique et ne peut donc pas faire partie du régime périodique. Si 'on
regarde I'état du systéme juste aprés un tel temps creux, ’occupation du processeur est
donnée exactement par le réveil des taches a cet instant. La fenétre de taille H partant du
début du temps creux considéré voit au plus UH = H (puisque U = 1) unités de temps
demandées par le réveil des taches du systéme. S’il y a moins de H unités de temps de
traitement générées par le réveil des taches, il y a un autre temps creux acyclique, puisque
le systéme a moins de H unités de temps a traiter dans la fenétre de taille H. S’il y a
exactement H unités de temps de traitement générées par le réveil des taches, alors le
systéme traite entre la date suivant le dernier temps creux acyclique et H unités de temps
plus loin toute la demande H qui a été générée. Par conséquent H unités de temps apres
le denier temps creux acyclique, on trouve un point creux, qui correspond au méme état
qu’apres le dernier temps creux acyclique.

Lorsque la charge U < 1, le probléme est identique si I’on considére ’ajout d’une tache
oisive modélisant les temps creux avec les paramétres < ro,Co = H(1 — U), Dy = Ty =
H, Ty = H >. Le but est d’obtenir un systéme de taches équivalent, tel que les temps
creux périodiques sont modélisés par la tache oisive. Une subtilité réside cependant dans
le choix de la date de réveil ry de la tache oisive. En effet, on pourrait étre tenté de fixer
ro = 0, cependant, dans l'optique de minimiser la durée d’étude (et donc de minimiser
la date d’occurrence du dernier temps creux acyclique), le choix de cette date n’est pas
judicieux. Nous avons donc montré qu’il fallait fixer o = t. + 1 afin que ’adjonction de
cette tache fictive n’augmente pas la durée de la monté en charge. La figure 2.6 illustre
ce phénomeéne : un systéme de taches donné par i =<r; =0,C; =1,D; =417, =4 >
et 9 =< 19 =4,Cy = 3,Dy = 6,To = 6 > est ordonnancé suivant DM (note : n’importe
quel algorithme conservatif donnerait les mémes temps creux). La charge de ce systéme
est U = 1/4 + 3/6, par conséquent le nombre de temps creux par hyperpériode est
H(1-U) =12 x 1/4 = 3. Le théoréme 8 établit la position du cycle, qui suit le temps
creux, et fixe £, = 2. Si 'on fixe, comme sur le cas (a), la date de réveil de la tache oisive
a lorigine, cela a pour effet de repousser ’entrée dans le cycle du systéme, qui n’est alors
pas équivalent au systéme d’origine. Le cas (b) montre que lorsque ro = t.+ 1, le systéme
augmenté de la tache oisive est bien équivalent au systéme d’origine.

Nous avons montré que I’existence de ressources critiques, ou de parties non-préemptibles
de code, n’avait aucune influence sur le cycle. Enfin, dans le cas ou il existe des précé-
dences, nous avons montré que les précédences elles-mémes avaient un comportement
périodique, et qu’ainsi les résultats de cyclicité s’étendaient aussi. La figure 2.7 montre
un exemple d’ordonnancement pour le systéme suivant :

r; | C; | D; | T; | Précédences
|01 4 | 4
Bl 11|44l =TT
73 2 1 4 4
nlol1]| a4l ™7

Nous sommes dans un cas ot on trouve des temps creux bien que la charge restante a
traiter soit non-nulle : ces temps creux sont liés a des chaines de précédences telles que la
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tache prédécesseur n’est pas encore réveillée alors que la tache successeur I'est. Nous avons
montré que ces chaines de précédence étaient périodiques (trait gras sur le diagramme
de charge de la figure 2.7). Par conséquent, aprés le dernier temps creux acyclique, la
charge n’est donnée que par les taches bloquées dans des chaines de précédence, qui sont
périodiques, et les taches activées en cet instant. H unités de temps plus tard, la charge
n’est donnée que par les mémes taches bloquées dans des chaines de précédence, et les
taches activées en cet instant, qui sont les mémes que H unités de temps plus tot. Ce qui
généralise le résultat.

2.3.3 Collaborations et publications

Cette étude a été menée en collaboration avec le Pr. Annie Geniet, pendant et aprés
ma, thése. La preuve formelle de ce théoréme est complexe et a subi de nombreuses

modifications et simplifications jusqu’a sa publication dans Theoretical Computer Science
[CGGO4|. Les autres publications liées sont [GCG00a, GCGC98al.

2.3.4 Points forts de la démarche et perspectives

Différents travaux ont été menés depuis notre publication principale dans le domaine,
notamment par Goossens et Cucu. Ils ont adopté une approche orientée algorithme d’or-
donnancement particulier. Ainsi ils ont donné une borne supérieure de la cyclicité des
ordonnancements & priorités fixes dans [CG06|. Supposons n taches ordonnées par prio-
rité croissante.

Soit Sz:Tz sit=1
Si—1 =T

Si: iy e ’7
max {r;, 7; + T

W T;} sinon
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FIGURE 2.7 — Cyclicité en présence de contraintes de précédence assurées par synchroni-
sation.

51



Théoréme 9 [CG06] Dans le contexte |r;, C;, D; < T;,T;, toute séquence d’ordonnance-
ment valide générée par un algorithme a priorités fizes se comporte périodiquement sur

[Sn..Sy + H.

Ce théoréme présente ’avantage de permettre un calcul polynomial d’une borne supé-
rieure de I’entrée dans le cycle. Cependant ce n’est qu’une borne supérieure. Sachant que
d’aprés le théoréme 8, t. < S, le théoréme 9 pourrait étre utilisé pour borner polyno-
mialement . de facon spécifique au systéeme étudié.

Les mémes auteurs ont étendu le contexte de leur résultat aux échéances arbitraires :

Soit X; =r;sit=1

Xiog—

Xi= i T
max {r;, r —l—[ T

—‘ r.rz} + ]{Z sinon avec Hz = PPOM]:lz(E)
Théoréme 10 [CGO07] Dans le contexte |r;, C;, D;, T;|, toute séquence d’ordonnancement

valide générée par un algorithme a priorités fizes se comporte périodiquement sur [ X,.. X+
HI.

Ce théoreme est le seul résultat concernant les systémes a échéances arbitraires. Il est assez
pessimiste quant a I’espoir de trouver un cycle rapidement. Je collabore actuellement avec
Joél Goossens et Liliana Cucu a ’amélioration de ce résultat, et a la généralisation des
résultats de cyclicité au cas multiprocesseur dans le cadre de 1'ordonnancement global
(le cas ordonnancement partitionné multiprocesseur est une extension triviale du cas
monoprocesseur), en utilisant Papproche des temps creux acycliques. Ainsi, la figure 2.8
montre 'ordonnancement EDF sur 2 processeurs de 3 taches dont une avec échéance
arbitraire. Nous voyons que bien qu’elles soient simultanées, le régime périodique ne
s’instaure pas immédiatement, contrairement au cas monoprocesseur. Nous voyons aussi
que le régime périodique est la premiére fenétre de taille H ne contenant qu’un seul temps
creux (i.e. H(m—U) temps creux pour m processeurs). Nous travaillons actuellement sur
la preuve de cette conjecture.

2.4 Bilan et perspectives

On peut discuter de "apport des approches en-ligne par rapport aux approches hors-
ligne, et de la programmation basée sur le temps par rapport a la programmation ba-
sée sur les événements. Les approches hors-ligne ne prennent en compte que des taches
concrétes, par conséquent, elles ne peuvent pas s’appliquer sur les applications program-
meées sur les événements. Certes, de nos jours, nombre d’applications trés critiques (no-
tamment dans le domaine du transport) n’utilisent presque que des taches basées sur le
temps (i.e. strictement périodiques), mais cela diminue la réactivité du systéme. Ainsi,
dans la programmation basée sur le temps, les événements déclenchent une interrup-
tion matérielle, ce qui déclenche I'exécution d’une routine de traitement d’interruption
(routine de traitement d’interruption (ISR)). Cette routine stocke 1’événement dans une
variable (typiquement une variable globale) ou encore dans un tampon permettant de
stocker plusieurs événements a traiter. Cette variable ou ce tampon est scruté périodi-
quement par la tache d’acquisition correspondante 7, timetriggerea- Entre l'arrivée effec-
tive de I’événement et son traitement par la tache d’acquisition, une durée maximale
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FIGURE 2.8 — L’ordonnancement d’un systéme simultané a échéances arbitraires de taches
sur 2 processeurs.

TRisr + Ty timetriggered + T Ra timetriggerea PeUt donc s’écouler. Si 'on compare cela avec
une implémentation dirigée par les événements, la routine de traitement d’interruption
déclenche directement la tache d’acquisition 7, cpenttriggered : dans ce cas le systéme prend
en compte I'événement T'Risp + T Ry cventtriggerea UNités de temps aprés son occurrence.
Ce comportement a un impact important sur la période de la tache d’acquisition consi-
dérée. Supposons par exemple que les contraintes temporelles de la tache soient liées aux
occurrences de ’événement. Par exemple, supposons que I’événement soit un capteur de
détection de passage : il est dans I’état haut lorsqu’il est sensibilisé par le passage d’un
objet, dans I’état bas sinon. Supposons que le capteur soit sensibilisé pendant au moins
5 ms au passage d’'un objet, et qu’au moins 5 ms sépare le passage de 2 objets succes-
sifs. La tache d’acquisition ne doit pas manquer de passage d’objet, il ne faut donc pas
manquer de front haut ni de front bas. Dans le cas dirigé par le temps, il faut donc que
TRisr + Tytimetriggered + T Ra timetriggered < 9ms. Si I'on néglige le temps de traitement
de I'ISR, et que I'on est dans un systéme & échéance sur requéte, la période de la tache
doit étre Ty, timetriggered < 2,5ms. Dans le cas dirigé par les événements, on doit avoir
T4 timetriggerea < 9ms. En supposant les temps de traitement identiques, ’acquisition de
cet événement consomme deux fois moins de temps processeur dans le cas dirigé par les
événements. Ainsi, il m’est arrivé de discuter avec des industriels d'une étude de cas ou
toutes les taches étaient dirigées par le temps, sauf une devant réagir rapidement a un
événement, qui était dirigée par les événements.

Il serait donc intéressant, dans les approches hors-ligne, de prendre en compte une
partie de trafic sporadiquement périodique, en intégrant par exemple des approches hors-
ligne et des études portant sur le traitement des sporadiques.

Une autre utilisation possible des approches hors-ligne consiste a séquencer des appli-
cations développées en approche synchrone, et ainsi remplacer la synchronisation d’auto-
mates par le séquencement optimal des automates.

Enfin, la plupart des applications s’exécutant sur de petits calculateurs, comme les
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applications spatiales, possédent différents modes de fonctionnement (pendant le lance-
ment, en exploitation, fenétre de transmission des télémesures, entrée dans ’atmosphére).
Le probléme des changements de mode n’a été que trés peu étudié et pourrait étre un
terrain d’investigation intéressant.
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Chapitre 3

Ordonnancement en-ligne

Ce chapitre traite de nos apports dans le cadre de 'ordonnancement en-ligne. Ces
apports ont eu lieu principalement dans deux domaines : I’étude de facteurs pratiques,
notamment via 1’étude les contraintes de précédence généralisées, et ’étude des transac-
tions, aussi bien en priorités fixes qu’en priorités dynamiques. Ce modéle est issu d’une
étude de cas réelle, dont j’ai dirigé le développement du systéme embarqué. La premiére
section décrit briévement I’étude de cas, afin de justifier le modéle des transactions qui
est présenté en section 2. La troisiéme section présente notre étude des précédences gé-
néralisées, et le chapitre est conclu par un bilan et des perspectives de recherche sur
I’ordonnancement en-ligne.

3.1 Etude de cas

3.1.1 Contexte du projet

Un drone Unmanned Aerial Vehicle (UAV) est un aéronef capable de voler et d’effec-
tuer une mission sans présence humaine a bord. C’est un systéme qui est réalisé dans le
but d’assurer une ou plusieurs missions. Il existe plusieurs catégories de drone selon la
taille, les performances ou le type de mission.

Le projet drone miniature Aéronef Miniature Autonome de Détection et d’Observation
(AMADO) entre dans le cadre du concours de drone miniature lancé en 2002 par la Délé-
gation Générale pour I’Armement (DGA) et 'Office National d’Etudes et de Recherches
Aérospatiales (ONERA). Ce concours permet de montrer la faisabilité technique et 'in-
térét opérationnel des drones miniatures utilisés comme aide au fantassin dans sa pro-
gression en milieu hostile. Le concours est restreint aux drones miniatures; ce sont des
drones qui n’excédent pas 70 cm dans leur plus longue envergure. Cette exigence im-
pose une miniaturisation importante des composants du drone. De plus, le drone doit
pouvoir évoluer hors de la vue du pilote, d’ou I'exigence de pilotage aux instruments.
Les autres exigences sont les suivantes : capacité de vol autonome, décollage et atter-
rissage automatiques, compacité de la station sol, transmission d’images en temps réel,
qualité d’image fournie, capacité d’orientation du capteur pour viser un objectif, facilité
et rapidité de mise en ceuvre, autonomie énergétique. L’ENSMA et 1’Université de Poi-
tiers ont répondu conjointement, sous I'impulsion d’Alain Farcy du Laboratoire d’Etudes
Aérodynamiques (LEA) et moi-méme pour le LISI.
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Initialement, le projet implique trois laboratoires poitevins :

— Le LEA, sous la responsabilité d’Alain Farcy, définit le comportement dynamique
du mini drone, la répartition des masses des composants embarqués, la réalisation et
la simulation du pilote automatique. Il met & la disposition de ce projet la soufflerie
bois T5 de TENSMA, la balance dard 6 composantes “faibles efforts”, le banc d’essai
motorisation électrique, pour la mesure des performances et 'optimisation de la
chaine propulsive électrique compléte du drone miniature (stockage de 'énergie,
controleur, moteur, hélice).

— Le Signal, Image, Communication (SIC), sous la responsabilité de Christian Cha-
tellier, est chargé de la compression des images et de la mise en place des dispositifs
pour transmettre celles-ci vers la station sol. Le SIC met a la disposition de ce
projet des générateurs modulateurs et des analyseurs de signaux. Enfin, au niveau
image, le SIC dispose d'un banc de mesure et de prise de vue 3D, de caméras cou-
leurs tri CCD, d’une caméra linéaire couleur haute résolution et d’appareils photo
numériques haute résolution.

— Le LISI, sous ma responsabilité, se charge du développement de I'application au
niveau de la station sol et au niveau du systéme embarqué. Le LISI met a disposition
ses compétences en conception et validation de systémes temps réel, ainsi que la
plate-forme DARTSVIEW de conception et génération de code.

Par la suite, deux autres laboratoires poitevins, le Laboratoire de Mécanique des Solides
(LMS) apportant des compétences matérielles sur cartes micro-controleur, et le Labora-
toire d’Automatique et d’Informatique Industrielle (LAII) apportant des compétences en
identification, lois de commande, ont rejoint le projet.

Suite aux exigences du concours, le drone doit se déplacer d’'un point a un autre de
fagon autonome en transmettant une séquence vidéo a une station au sol. Il doit étre en
mesure de se diriger et donc d’entreprendre un virage stabilisé. Le systéme proposé par
’équipe est un engin hybride & voilure fixe (aile delta), possédant une capacité de vol
stationnaire. La propulsion est électrique, monomoteur a hélice. L’aile delta autorise un
large domaine de vol. Elle est équipée d’un récepteur radio, d’une caméra, d’un récepteur
GPS, d’une centrale inertielle, d’'un microcontroleur MPC555 dans sa version initiale, et
d’un modem bidirectionnel half-duplex. Le drone est pilotable en trois modes :

— Le mode assisté, le pilote envoie des consignes (vitesse verticale, vitesse et roulis)
de la station sol vers le drone. Le systéme est alors chargé de piloter en fonction
de ces consignes en transformant le couple vitesse et vitesse verticale en tangage et
puissance du moteur.

— Le mode mission sol permet a 'utilisateur de définir un parcours et des actions a
effectuer sur certains points de ce parcours, et sans intervention humaine, le drone
devra suivre ce parcours et réaliser les actions correspondantes (les informations
envoyées sont aussi des consignes).

— Le mode manuel, le pilote envoie directement au drone des commandes de vol. Ces
commandes sont envoyées via une radiocommande.

Au niveau de la station sol, il s’agit d’assister le pilote du drone en lui présentant
de maniére adéquate les informations provenant du matériel embarqué (vidéo, attitude,
position, vitesse, mode en cours, état des capteurs). Les informations échangées entre le
drone et la station sol sont de quatre ordres : les informations de pilotage manuel pur
(commandes), les consignes en mode assisté et en mission sol, les informations relatives
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Caractéristigues

*Mini drone

*Envergure: 55cm

eAutonomie 20 a 30 min en vol croisiére
*Masse = 930g

*Vitesse de croisiere =12m/s

FIGURE 3.1 — La station sol et le drone AMADO.

a la position et 'attitude, et les images qui constituent le quatriéme type d’informations.

Le role de la station sol (voir figure 3.1) est d’une part d’envoyer des commandes de
vol et des consignes ou des plans de vol au drone et d’autre part d’afficher et d’enregistrer
toutes les données du vol (vidéo, trajectoire, attitude, etc.).

3.1.2 Problématique ordonnancement

[’implémentation du systéme embarqué sur le drone, que Karim Traoré et moi-méme
avons mise en place, est trés consommatrice en temps de calcul dans sa version monopro-
cesseur principalement & cause de calculs matriciels intensifs du modéle en quaternions
permettant de déterminer ’attitude du drone en fonction des informations de la centrale
inertielle. Le systéme ne pouvait pas étre validé avec les modéles d’ordonnancement clas-
siques, a cause d'une trop grande approximation de 1’application réelle par modéle de
taches classiques. L’implémentation, effectuée sur un exécutif OSEK tournant sur un mi-
crocontroleur de fréquence 40 MHz, utilise notamment 2 communications série (antenne
GPS, MODEM de communication avec la station sol), et une communication CAN (com-
munication avec une centrale inertielle). L’architecture matérielle employée ne mémorise
pas les données recues, par conséquent, les taches d’acquisition série et CAN doivent pou-
voir lire et stocker les données regues avant qu’elles ne soient écrasées par les prochaines.
Ainsi, au niveau du réseau CAN ayant un débit de 1 Mbps, la centrale inertielle envoie
3 trames de 8 octets de données a suivre toutes les 20 ms. Il faut évidemment lire et sto-
cker chaque trame avant I’arrivée de la prochaine, sous peine de perdre les informations
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Etat du procédé
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0 Centrale inertielle
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FIGURE 3.2 — Principe de fonctionnement drone-station sol.
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GPS : récepteur GPS

FIGURE 3.3 — Capteurs/actionneurs sur le drone AMADO.
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d’attitude recues. Il en va de méme pour les informations recues par liaison série : les
octets sont a stocker un par un, jusqu’a réception compléte des données. Ainsi, le GPS
envoie des trames au format National Marine Electronics Association (NMEA), un pro-
tocole utilisé pour la communication entre équipements, initialement marin, contenant
plus d’'une centaine d’octets, toutes les 250 millisecondes, au rythme d’un octet toutes
les 173 psecondes. Il en va de méme pour le MODEM, qui envoie a la méme vitesse une
trentaine d’octets toutes les 10 millisecondes. Si 'on modélise un tel systéme avec des
taches classiques périodiques, il nous faut prendre en compte le surcott processeur lié au
traitement des données entrantes. Cependant, ce surcott, s’il est lissé uniformément sur le
temps, n’est pas négligeable et représente une source de pessimisme. En effet, cela revient
a considérer que les arrivées de données sont, continuelles, alors qu’elles sont périodiques :
pour le GPS, une centaine d’octets sont a traiter au rythme d’un toutes les 173 usecondes
pendant 17.3 millisecondes, puis il n'y a pas d’arrivée pendant 232.7 millisecondes, ce-
pendant, une tache de vérification et de traitement des données a été déclenchée par
Parrivée du dernier octet de la trame NMEA. Si nous cherchons a modéliser le tout avec
des taches sporadiquement périodiques, il nous faudra considérer un instant critique qui
est irréaliste et entraine du pessimisme lors de la validation.

Nous nous sommes donc intéressés au modéle des transactions : ce modéle considére
des ensembles de taches, pouvant étre décalées dans le temps, activées par un événement.
Un événement extérieur déclenchant une suite d’action correspond a une transaction. Par
exemple, dans notre étude de cas, la transaction modélisant les traitements effectuées
pour recevoir, et traiter les informations GPS est activée par le premier octet d’une
trame NMEA. Une transaction est sporadiquement périodique, ce qui est la cas pour les
communications avec les périphériques de notre étude de cas. Il existe de nombreux cas,
lorsque plusieurs trames CAN sont attendues en série, ou lorsqu’un protocole de type
série est utilisé¢, dans lesquels le modéle des transactions peut étre utilisé. L’avantage
d’un tel modéle est qu’il prend en compte le décalage entre les taches, et évite ainsi de
considérer qu’elles peuvent toutes interférer comme lorsqu’on les modélise avec des taches
classiques.

3.1.3 Etat du projet

La figure 3.4 montre différentes cellules sur lesquelles le systéme embarqué a été porté
(ou sera porté prochainement pour le trainer). Développé initialement sur une plaque
permettant d’évaluer I'impact des composants sur les autres, la premiére version a été
implantée dans une cellule en kevlar. Lors d’essais en vol avec cette cellule, nous avons
di utiliser une catapulte, la vitesse minimale étant trop élevée pour un lancer manuel.
Malheureusement, un décollage a été tragique pour la cellule. La cellule carbone a ensuite
été créée pour des essais statiques. La cellule carbone-kevlar a permis de valider le sys-
téeme en soufflerie : virages stabilisés, commandes dans différents modéles de vol, et a été
I’objet de différents essais afin de permettre a I’équipe identification du LAII de mettre en
place un modéle qu’ils étudient actuellement. La cellule de vol verticale a été développée
afin d’étudier la maniabilité en vol vertical. Le trainer, d’envergure plus importante, et
de pilotage simple, attend actuellement la carte bi-processeur sur laquelle nous portons
le systéme embarqué. Cette cellule permettra des tests en vol de différents capteurs/ac-
tionneurs en ayant moins de contraintes de poids que les petites cellules précédentes.
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Plaque d'essai Cellule kevlar

composants Cellule carbone

Cellule Trainer d’essai

carbone-kevlar

Plateforme de test
en vol vertical

FIGURE 3.4 — Capteurs/actionneurs sur le drone AMADO.

3.2 Apports au modéle des transactions

3.2.1 Définition des transactions

[PHI8] Un systéme est vu comme un ensemble de transactions I';, chaque transaction
est sporadiquement périodique (elle est déclenchée par un événement) avec un écart mini-
mal séparant 2 activations successives appelé période T;. Chaque transaction I'; contient
II';| taches 7;;,7 = 1..|I';|. Chaque tache 7;; est caractérisée par une date d’activation
0;j calculée relativement au début de la transaction (i.e. de ’événement déclencheur),
et peut avoir une gigue d’activation .J;; qui permet d’exprimer 'imprécision que peut
avoir son activation : la tache 7;; est activée entre O;; et O;; + J;; unités de temps apres
I’événement déclencheur de la transaction. Ce modéle d’activation permet de représenter
parfaitement les taches liées a 'acquisition de données arrivant en série. En effet, le dé-
clenchement de la transaction représente alors l'arrivée du premier message de la série,
ainsi que la premiére lecture (i.e. O;; = 0), puis la seconde tache s’exécute au mieux
au bout d’un temps O;o =délai minimal entre [’arrivée de deux éléments, et au plus au
bout d'un temps O;s + Jio. La gigue d’activation représente 'incertitude qui est liée a
la régularité des données arivant sur le bus de communication. La derniére tache de la
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FIGURE 3.5 — Une transaction constituée de 3 taches.

transaction correspond a arrivée de la derniére trame/paquet/octet/etc. composant le
message, et correspond généralement au traitement du message (vérification, conversion
dans une structure de données interne, mise a disposition pour le reste du systéme).
Formellement, un systéme de transactions (voir figure 3.5) est donc défini par :
- I'={T',..., I}
- Iy =< A7, ..., 7yr, }, Ti > avec T; période de la transaction, durée minimale sépa-
rant 2 activations successives,
- T =< Cij: Oij, Dij: Jz’j: Bij >
— Cjj est le WCET de la tache
— O;j son offset, représentant sa date de réveil, donnée relativement au début de la
transaction,
— D;j son délai critique, exprimé relativement a sa date de réveil,
— Jij sa gigue d’activation : si la transaction est activée a la date ¢, la tache est
activée entre les instants t + O;; et t + O;; + Jij,
— B;; représente le facteur de blocage di a I'utilisation d’un protocole de gestion
de ressources.
Remarquons qu’il n’est pas nécessaire que les acquisitions soient implémentées sous forme
de taches pour les modéliser sous forme d’une transaction. Ainsi, on peut imaginer un
systéme dans lequel les données sont collectées et mémorisées par des routines de traite-
ment d’interruption, puis une tache de traitement est exécutée a la fin de la réception du
message. Dans ce cas, chaque ISR peut étre modélisée par une tache d’une transaction.

Théoréme 11 [Tin92, Tin94b, Tin94a] Un instant critique se produit lorsqu’une tdche
de chaque transaction est activée simultanément, retardée par sa gigue mazrimale.

La difficulté liée au modéle des transactions est qu’il existe plusieurs instants critiques
possibles : en effet, chaque combinaison d’activations simultanées de taches peut créer un
instant critique, et il faudrait étudier [T,_; | |T| instants critiques potentiels. Méme a
I’échelle d’'une application comme celle du drone, cela donne plusieurs dizaines de milliers
d’instants critiques potentiels.

Toutes les études menées sur le modéle des transactions, que ce soit en FPP ou en
priorités dirigées par les échéances (EDF), ont concerné le calcul du pire temps de réponse,
jusqu’a notre étude utilisant la fonction de la demande processeur en EDF. Dans le cas
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des FPP, nous avons nous aussi considéré une approche basée sur le calcul de pire temps
de réponse qui utilise le calcul de période d’activité.

3.2.2 Etude en priorités fixes
Meéthode exacte

En priorités fixes, chaque tache est caractérisée par une priorité P;;. Puisque nous
étudions les taches une par une, nous notons 7,, la tache analysée (under analysis).
L’ensemble hp;(7,,) est 'ensemble des indices des tiches appartenant a la transaction I';
de priorité au moins aussi grande que celle de 7,,.

Théoréme 12 [PHI8] La contribution pire cas d’une transaction T'; sur une tdche T,
est obtenue quand la premiére activation d’une tdche Ti.,ic € hp;i(Tu), dite candidate,
coincide avec ['instant critique apres avoir été retardée par sa gigue mazrimale.

Le théoréme 12 apporte 'information supplémentaire par rapport au théoréme 11 que
les instants critiques a considérer concernent des taches au moins aussi prioritaires que
la tache analysée.

Théoréme 13 [Tin94a] Lors de ’étude d’une période d’activité, les instances déclenchées
avant celle-ci peuvent étre ignorées a condition d’étudier la période d’activité correspon-
dant a celles-ci.

Ce théoréme montre que lorsqu’on étudie une période d’activité initiée par un candidat
par transaction, il n’est pas nécessaire d’étudier les instances de taches réveillées avant
I'instant critique candidat. En effet, supposons q’une instance réveillée avant la période
d’activité puisse participer a la période d’activité, alors en étudiant la période d’activité
dans laquelle elle est candidate, nous retrouverons la période d’activité actuelle.

Lorsqu’on étudie un scénario d’instant critique, celui-ci correspond a I’activation d’une

tache candidate 7;. par transaction, les taches candidates subissent leur gigue maximale.
Les autres taches pouvant retarder la tache analysée sont :

— les taches de hp;(7y,,) pouvant étre avec une certaine valeur de gigue activées a
'instant critique. Leur pire interférence (retard appliqué) sur 7,, correspond alors &
un réveil a 'instant critique, suivi de réveils au plus tot ; on nomme Set; I’ensemble
des instances concernées ;

— les taches de hp;(7,,) réveillés dans la période d’activité a partir de U'instant critique
avec une gigue nulle; cet ensemble d’instances constitue Sets.

L’ensemble Set; est statique pour un instant critique candidat considéré, alors que I’en-
semble Sety évolue en fonction de la longueur de la période d’activité. La figure 3.6 illustre
ces ensembles, dans le cas ol on considére un instant critique initié par la tache candidate
T;1 « celle-ci est retardée de sa gigue maximale 4, mais étant donné que la tache 7,5 a une
gigue de 20 unités de temps, 2 instances de 7,5 forment avec une instance de 7;; ’ensemble
Sety. Lors de I'’étude d’un instant critique initié par une tache candidate 7;. dans chaque
transaction I';, I'instant critique a lieu O;. + J;. unités de temps aprés 'activation de
la transaction. Le décalage entre 'instant critique et la premiére instance de 7;; étant
réveillée & ou apres l'instant critique, appelé phase, est noté

Dije = (Oij — (Oic + Jic))modT;
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FIGURE 3.6 — Instances d’une transaction entrant dans la considération d’un instant
critique candidat.

On peut a partir de la phase calculer le nombre d’instances de la tache 7;; présentes dans
Set; et dans Sety(t), et par 1a interférence apportée a la période d’activité initiée par
I'instant critique correspondant & une activation de 7.

I5¢h —

ijc

Jij + Pije
{ T JC"'

t—
150 = |~ | ¢

D’oti la contribution apportée par 7;; a une période d’activité de longueur > ¢ initiée par
I’'instant critique correspondant a la tache candidate 7. :

Wielt) = IS5 + 1552 (1)

ijc ijc
De la, la contribution apportée par la transaction I'; a cette période d’activité :

Wie(t) = >, Wik(t)

Vj€hpi(Tua)

Le calcul de la longueur d’'une période d’activité candidate est ensuite obtenu de fagon
classique comme dans [Leh90] (voir théoréme 4) en remplacant l'interférence des taches
par 'interférence des transactions, et en calculant les temps de réponse des instances de
Tua jusqu’a en trouver une dont le temps de réponse est < T,,. Ce calcul est un calcul
exact de pire temps de réponse. Comme pour la RTA classique, on peut prendre en compte
le facteur de blocage B; lorsque des ressources sont en jeu et qu’on utilise un protocole
de gestion de ressources.

Le pire temps de réponse d'une tache est alors la valeur maximale de tous les ins-
tants critiques candidats obtenus. On calcule donc un nombre exponentiel de périodes
d’activité. Palencia et Harbour [PH98| ont proposé une méthode approchée utilisant des
enveloppes d’interférence de transaction, enveloppes affinées par Nolin et Turja.
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FIGURE 3.7 — Interférence considérée par Turja et Nolin.

Meéthodes approchées utilisant des enveloppes

Palencia et Harbour proposent dans [PH98| d’utiliser une borne supérieure de 1'in-
terférence d’une transaction quel que soit le candidat & I'instant critique considéré pour
les autres transactions que la transaction contenant la tache analysée. Ainsi, une borne
supérieure a l'interférence d’une transaction I'; sur une tache analysée 7,, est donnée par :

mPalencia(t) — }Iln%x )VVzc(t) pour ¢ 7& U
cenpi(Tua

La transaction I', est traitée comme dans la méthode exacte, ce qui permet de ne consi-
dérer que |T",| instants critiques. Le pessimisme de la méthode correspond au fait qu’en
fonction de la longueur de la période d’activité, le candidat entrainant la pire interférence
d’une transaction n’est pas forcément le méme.

Une implémentation efficace de cette technique a été proposée dans par Turja et Nolin
dans [MTNO4a|. Ces auteurs ont remarqué dans [MTNO4b| que la dérivée de 'interférence
d’une transaction ne pouvait dépasser 1. En effet, ’enveloppe utilisée par Palencia et Har-
bour est une enveloppe en escaliers, qui peut surestimer 'interférence dans certains cas.
Ils ont donc proposé une méthode remplacant I’enveloppe en escalier par une enveloppe
en rampes (les marches de Pescalier sont transformées en rampes de dérivée 1). On peut
noter que méme dans la méthode classique de RTA, on considére une fonction en escalier
de 'interférence, mais I'interférence réelle pourrait étre représentée en rampes. Cela n’ap-
porte pas de pessimisme dans I’analyse RTA classique, mais étant donné que I’enveloppe
peut présenter des cas irréalistes en cas de changement de tache candidate, la suresti-
mation de l'interférence est moins grande lorsqu’on considére une fonction en rampes
(voir figure 3.7). Notons que lorsque plusieurs taches peuvent se chevaucher a I'intérieur
d’une transaction, la dérivée pourrait étre supérieure a 1, ce qui est inutile. Turja et
Nolin [MTNO04b| transforment donc une transaction en forme normale avant étude, ce
qui a pour effet de regrouper plusieurs taches qui se chevauchent, de facon a avoir une
enveloppe de dérivée 1. L’enveloppe d’interférence obtenue par la méthode de Turja et
Nolin donne une fonction d’interférence WVelin(¢) < W Falencia(t),
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Contributions

L’observation de I’étude de cas du drone nous a fait réaliser que bon nombre de tran-
sactions modélisant des taches de lecture sur un bus de type série avaient une allure
particuliére, & savoir des taches courtes et réguliéres (mémorisation des parties d’un mes-
sage), suivies d’une tache longue de traitement, ceci pendant la durée de réception d’un
message. Nos premiéres études sur le modéle des transactions ont consisté a exhiber des
propriétés permettant de simplifier les calculs de temps de réponse par rapport a la mé-
thode de Turja et Nolin, dans le cas ou les transactions sont des taches de lecture sur
bus série. Ensuite, nous avons élargi nos études au modéle des transactions lui-méme,
nous avons montré qu’il était une généralisation des modéles multiframes, et nous avons
proposé une méthode mixte et mené des études de performances comparatives entre les
différentes méthodes de calcul de pire temps de réponse.

Transactions série
Dans ce modéle, nous ne prenons pas la gigue en considération, les éléments unitaires
composant un messages étant considérés comme réguliers.

Définition 8 Une transaction série I'; est une transaction telle que :
— Gigue de démarrage nulle Vj € {1..|T|}, Ji; =0
— Arrivées régulieres des taches : 3p; tel que O;; = (j — 1)p;
— Présence de taches d’acquisition identiques, et d’une tdche de traitement plus longue :
— Taches d’acquisition de durée identique C;, régulieres, a échéance correspondant
a Dactivation de ’acquisition suivante (pas de mémorisation matérielle), définies
par Vi € {1|Fz| — 1},7’2']' =< Cz‘j = Ciinj = (] — 1)pi, Dz‘j =p;, Ji; =0, Bij >
— Tache de traitement activée lors de l'arrivée de la fin d’un message : Typ, =<
Ciry) 2 Ci, Oy, = (03] = 1)ps, Dyryjs Jyr,) = 0, By, >
— L’écart entre deux messages successifs est plus grand que [’écart entre deux éléments
successifs d’un méme message méme en prenant en compte la durée des traitements :
T; — |ilps — Cyr,| = pi — Ci.
— Les tdches d’acquisition ont une priorité au moins aussi grande que la tdche de
traitement.

La figure 3.8 donne un exemple d’une telle transaction. A partir d’une transaction série,
on peut construire une transaction inverse qui consiste en un modéle dans lequel on
inverse l'arrivée de la tache de traitement et des téches d’acquisition (voir figure 3.9).
Nous avons ensuite montré que les enveloppes obtenues, que ce soit en rampes, ou en
escaliers, étaient identiques pour une transaction série et sa transition inverse.

Théoréme 14 [Tra07, TGCO6b] Soit une transaction série T';, et sa transaction I';*.
Les enveloppes d’interférence sont les mémes pour la transaction série et sa transaction
imuverse.

Il en découle qu’il est inutile, dans ce cas, de mettre en place la méthode des énveloppes
pour valider un systéme de transactions séries. Une transaction inverse est telle que
I’enveloppe d’interférence correspond & un instant critique existant : celui initié par la
premiére tache de la transaction inverse. Il suffit donc de considérer un seul instant
critique.
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FIGURE 3.9 — Transaction série et sa transaction inverse.
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Transactions monotoniques

Nous avons ensuite noté la forme particuliére qu’avait ’enveloppe de la transaction in-
verse : dans ce cas, c’est toujours I'instant critique initié par la tache de traitement qui cor-
respond a I’enveloppe. L’enveloppe correspond donc a une interférence atteignable en tout
point. Nous avons donc exhibé une propriété, condition suffisante (mais non nécessaire) a
’établissement de cette propriété : ¢’est la propriété de monotonicité [TGRR06, TGCO06a].
Cette propriété exprime le fait qu’a des permutations circulaires prét, on peut trouver
une tache, telle que, si elle est mise en téte de transaction, les WCET des taches a partir
de cette tache de téte sont ordonnées de facon non croissante, alors que les écarts entre
les taches successives sont non décroissants.

Théoréme 15 [Tra07, TGCO6b] L’enveloppe d’une transaction monotonique correspond
exactement a l'interférence d’une période d’activité initiée par un instant critique corres-
pondant au réveil de la plus longue tdche.

A partir de ce résultat, nous avons montré dans [TGC06al que pour calculer I'interfé-
rence d’une transaction monotonique il était nécessaire de considérer un unique cas pour
la transaction, ce qui n’entrainait pas de pessimisme. Notons que la transaction série
inverse est une transaction monotonique. Par conséquent, dans un systéme constitué de
transactions série, il n’est pas nécessaire d’utiliser la technique des enveloppes, on peut,
pour une précision de calcul identique, transformer chaque transaction série en transac-
tion inverse, puis appliquer le calcul de pire temps de réponse en considérant un unique
scénario pour chaque transaction inverse, puisqu’elles sont monotoniques.

Nous avons appliqué ce résultat a la validation temporelle du systéme embarqué sur
le drone AMADO.

Transactions accumulativement monotoniques

Nous avons ensuite souhaité caractériser, dans le cadre de la thése d’Ahmed Rahni,
la condition nécessaire et suffisante entrainant le fait que l'interférence d’une transac-
tion pour une tache candidate particuliére soit confondue avec ’enveloppe d’interférence.
Cette propriété s’appelle la monotonicité accumulative, et s’exprime trés simplement gra-
phiquement (voir figure 3.10). Elle prend en compte la gigue de démarrage, contrairement
a la propriété de monotonicité, ce qui la rend utilisable sur tout le modéle des transactions.

Théoréme 16 [Rah08] Si toutes les transactions sont Accumulativement Monotonique
(AM) par rapport a la tache analysée, alors le pire temps de réponse calculé par la méthode
des enveloppes est exact.

Notons que la propriété AM (de méme que la propriété de monotonicité) est relative a la
priorité de la tache analysée, en effet les taches de la transaction considérées dans I’étude
peuvent différer, car on ne prend en compte que les taches de hp;(7,,). Afin de détecter
Pexistence de la propriété AM d’une transaction, nous avons proposé un algorithme se
basant sur la méthode de calcul rapide des enveloppes proposée dans [MTNO4a]. Nous
montrons ici le principe de fonctionnement de I’étude d'un systéme de transactions avec
détection de la propriété de monotonicité accumulative sur un exemple.
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FIGURE 3.10 — Transaction accumulativement monotonique.

Mise en forme normale

Une transaction en forme normale est telle que les taches de hp;(7,,) la composant
ne se chevauchent pas (rappelons que les taches a considérer dans une transaction, sont,
pour I’étude d’une téche analysée 7,4, les taches plus prioritaires). L’effet obtenu est que
la dérivée d’une courbe d’interférence pour un instant critique considéré a une dérivée
égale a 1 (voir figure 3.11). L’impact de I'interférence d’une transaction I'; sur la période
d’activité est le méme que celle de la transaction en forme normale I'} pour le calcul de
I'interférence des taches présentes dans Set,. Etant donné que la pire interférence des
taches de Sety a lieu lorsque leur gigue d’activation est nulle, il n’est pas nécessaire de
prendre en compte le parameétre J;;. Le processus suivi pour passer une transaction I';
sous sa forme normale I'} est le suivant. Nous supposons que les indices des taches sont
croissants en fonction de leur offset (i.e. O;(j11) > O;j).

1. Initialiser I'} avec les taches et la période de I';.

2. Pour toute tache 7;;, si OF; + Cf; > Oj ), alors fusionner 7,5 et 7;(j + 1), Uoffset
est alors Oj; et la charge est Cf; + C; ). Renuméroter les taches de la transaction
par offset croissant.

3. Si la derniére tache peut déborder aprés la période sur la premiére, i.e. O;\F*I +
* * : ) NI E y
i > T; + O}, alors fusionner 7;; dans Ti|rs|, € est-a-dire augmenter Ci|1";§<| de C}1.
Renumeéroter les taches et recommencer I'étape 2.

Nous avons montré que les propriétés de dominance, monotonicité accumulative et de
monotonicité était préservées par la forme normale. Il faut cependant remarquer que la
premiére instance de la transaction mise en forme normale peut différer de sa seconde
instance lorsque nous avons fusionné lors de I’étape 3 la derniére tache et la premiére.
Ainsi il faudra, lorsqu’on travaille avec des transactions en forme normale, considérer
deux périodes.
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FIGURE 3.11 — (a) Une transaction quelconque. (b) La transaction mise en forme normale.

(c) Interférence avant et aprés normalisation
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FIGURE 3.12 — L’enveloppe en rampes de l'interférence est périodique a partir de la
seconde période.

Pré-calcul de ’enveloppe d’interférence d’une transaction

L’interférence d’une transaction I'; lorsque une tache 7;. initie I'instant critique est
représentée statiquement dans deux tables (P, et P..), 'une pour la premiére période et
I’autre pour la seconde période de I'interférence. En effet, I'interférence d’une transaction
est périodique & partir de la seconde période, ainsi soit une transaction I'; de période
T; = 11 et composée de 3 taches indépendantes :

Tache Oz‘j Oz i Jij E
Til 0 3 0
Tio 6 | 1 |1 |11
s |10 2| 2

La mise en forme normale a fusionné la tache 7;; de la seconde période avec la tache
T;3 car cette derniére déborde. La figure 3.12 montre le motif périodique a compter de
la seconde période des interférences possibles des taches de Set, de la transaction. L’in-
terférence liée a I’ensemble Set; des taches activées avant 'instant critique mais retar-
dées a cause de leur gigue jusqu’a l'instant critique est quant a elle statique. L’idée de
I’algorithme est de tirer parti de cette périodicité en stockant statiquement les courbes
d’interférence sous forme de ses points caractéristiques (ils sont appelés points convexes et
correspondent aux points situés en haut de chaque rampe) dans des tables. Ces tables ser-
viront a calculer la période d’activité de la tache étudiée avec la méthode des enveloppes
en rampes, et a détecter les propriétés de dominance et de monotonicité accumulative.

Turja et Nolin ont proposé cette méthode, nous I’avons améliorée pour permettre la
détection des propriétés que nous utilisons. Chaque point de ces tables contient un triplet
< x,y,c >, représentant le fait que, pour une période d’activité de longueur x, une
interférence totale égale a y est imposée par ’ensemble Sety de la transaction considérée
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I'; lorsque la tache 7;. initie 'instant critique. Ce mémoire ne présente pas le détail
des formules afin de ne pas avoir & introduire un nombre important de notations. Nous
avons cependant exprimé les propriétés de dominance et de monotonicité accumulative
sur ces tables, de facon a pouvoir les détecter de facon efficace. Par exemple les tables
correspondant a la figure 3.12 contiennent chacune 5 points initialement pour chacune des
courbes, et la courbe enveloppe, qui correspond & W;;(t) contient elle aussi 5 points. Le
processus de vérification de propriétés s’effectue alors simplement en vérifiant les indices
¢ des points < z,y, c > de I’enveloppe obtenue.

M¢éthode mixte

Nous avons proposé une méthode mixte [RGR07a, RGRO7b]|, permettant d’améliorer
la technique des enveloppes. L’idée est de proposer de fixer le nombre de transactions pour
lesquelles nous souhaitons mener une analyse exacte, alors que pour les autres transactions
nous utilisons la technique des enveloppes. Nous avons montré que la méthode mixte était
meilleure que la méthode des enveloppes. Bien entendu, plus le nombre fixé est important,
plus le nombre d’instants critiques candidats exploré est important. Afin d’éviter toute
exploration d’instant critique que I’'on pourrait éviter d’explorer, nous avons exprimé une
propriété locale aux taches d’une transaction : la dominance.

Une tache est dominée par une autre tache, qu’on appelle dominante, si la courbe
d’interférence générée par un instant critique initié par la dominée est toujours majorée
par la courbe d’interférence générée par la dominante. Bien entendu, lorsqu’une tache est
dominée par une autre, il est inutile d’étudier la période d’activité initiée par la tache
dominée, ce qui permet d’éliminer des instants critiques candidats. La propriété AM
correspond au cas particulier ou une tache domine toutes les autres, et la propriété de
monotonicité est un cas particulier d’AM.

Ezxpérimentations quantifiant les apports des propriétés et méthodes

Nous avons implémenté 3 versions de I’algorithme de la méthode mixte, nommées
NM; (on explore tous les instants critiques possibles pour 1 transaction et on utilise la
technique des enveloppes pour les autres), N M, (idem sauf qu’on explore tous les instants
critiques pour 2 transactions) et NMjz (idem pour 3 transactions). Bien entendu, nous
prenons en compte la propriété de dominance afin de diminuer le nombre de cas explorés.
Nous avons mené ces expérimentations afin de déterminer un ratio amélioration du temps
de réponse calculé / cott. La figure 3.13 montre ce phénoméne, aussi bien lorsqu’on
augmente le nombre de taches que lorsqu’on augmente le nombre de transactions. Nous
avons constaté que le temps de calcul nécessaire a la méthode N M, était quasiment
identique au temps de calcul nécessaire a la méthode des enveloppes en rampes. De plus,
I’apport en terme de qualité du résultat fourni est sensible : ainsi par exemple, pour des
systémes de 6 transactions de 12 taches chacune, la méthode des enveloppes en rampes
présente du pessimisme pour le calcul des temps de réponse pour 21% des taches, alors
que N M, n’est pessimiste que pour 7,5% des taches (voir figure 3.14). La méthode N M,
quant a elle coute un peu plus : par exemple sur des systémes de 10 transactions de 30
taches chacune, elle coiite 1 seconde de plus (soit 25%) que la méthode N M; et la méthode
des enveloppes en rampe. N M, améliore la qualité de N M; de fagon sensible, ainsi, pour
6 transactions de 12 taches chacune, N M, n’est pessimiste que pour 4% des taches. N M;
fait tomber ce pessimisme a 1% des taches, cependant, le temps de calcul augmente trés
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rapidement avec la taille de ’entrée. Nous avons conclu que N M, fournissait le meilleur
rapport qualité/corit.

Nous avons mené de nombreuses campagnes d’expérimentation afin de quantifier ’ap-
port en qualité du test, mais aussi en terme de gain de temps, en faisant varier nombre
de taches et de transactions. Comme nous I’avions fait pour la propriété AM, nous avons
proposé un algorithme efficace, inspiré du précédent, utilisé pour détecter les taches domi-
nantes/dominées. Nous avons montré que la propriété de dominance était trés fréquente
sur des configurations de transactions générées aléatoirement : en moyenne, 30% des
taches sont dominées. Ainsi le gain en terme d’instants critiques explorés a été evalué
expérimentalement & 50% grace a 'utilisation de la dominance, alors qu’il n’est que de
20% pour la propriété AM.

3.2.3 Validation exacte de transactions pour EDF

[PHO3] propose une méthode exacte exponentielle de validation des transactions sous
EDF : celle-ci étudie tous les instants critiques possibles comme dans le cas FPP, en
utilisant la technique proposée par Spuri dans [Spu96| pour chaque scénario d’instant
critique. Le méme article propose alors une méthode approchée de calcul de pire temps
de réponse en utilisant les enveloppes, de facon assez proche de celle que nous avons
présentée pour les algorithmes FPP.

Nous avons proposé une méthode exacte pseudo-polynomiale de validation des tran-
sactions monoprocesseurs ordonnancées par EDF. Nous avons utilisé pour cela la fonction
de demande processeur (DBF).

Principe de la méthode

Rappelons que d’aprés le théoréme 6, un systéme monoprocesseur non concret est
ordonnangable par EDF ssi la fonction dbf(0,d) < d pour toute échéance d rencontrée
sur la période d’activité synchrone du systéme. Nous avons étendu ce résultat au cas
des taches avec gigue d’activation en considérant la fonction de demande processeur
dbf(0,t) comme la charge cumulée des taches 7; ayant une activation dans [—J;,t[ et
dont I’échéance arrive avant t. Nous avons étendu cette définition au cas des instances
des taches des transactions. Nommons df (t) = dbf(0,t).

Pour un scénario d’instant critique donné, correspondant a ’activation d’un candidat
7, dans chaque transaction I';, notons df;;.(t) la charge cumulée générée par la tache 7;;
étant réveillée et devant étre terminée dans l'intervalle [—J;, ¢[. Ainsi, la charge cumu-
lée générée par la transaction dans cet intervelle pour le scénario ou l'instant critique
correspond a une activation de la tache 7. sera dfi.(t) = 3,21 r, dfije(t). Il est alors pos-
sible de calculer la dbf du systéme, pour un scénario donné correspondant a 1’activation
simultanée de Ti.,, Tocy, -y Tiey> 12 df globale dfCth,___,Cm(t) = i1 dfic(t).

Nous avons montré dans [Rah08| le théoréme suivant :

Théoréme 17 [Rah08, RGR0O8] Un systeme de transactions est ordonnanc¢able ssi pour

tout scénario d’instant critique possible Tic,, Tacy, -5 Ticypys V0,
dfq,cg ..... cm(t) = Z dfzc(t) S t
i=1..|T|
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10 taches par transaction, U=80%
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FIGURE 3.13 — Comparaison des temps d’exécutions des méthodes de calcul de temps de
réponse utilisant ou non la propriété de dominance en fonction du nombre de transactions
puis du nombre de taches par transaction.
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6 transactions, U=80%

25,00%

20,00% —

—m— NM3
= 15,00% /(/*/
g / —a NM2
[«
—s— NM1

E 10,00% _

// —— Nolin

5,00% / /

0,00% - : : :
2 4 6 8 10 12

Nombre de tiches par transaction

Taux de pessimisme maximum

FIGURE 3.14 — Taux de pessimisme maximal (Temps de réponse obtenu par une méthode
moins Temps de réponse exact divisé par le temps de réponse exact) observé, représenté
en moyenne sur les systémes étudiés.

Cela représente un nombre exponentiel de scénarios, comme c’est le cas en FPP. Cepen-
dant, la df présente une propriété trés intéressante par rapport a l'interférence des taches
en priorités fixes qui nous a permis de démontrer le théoréme suivant.

Théoréme 18 [Rah08, RGRO0S] Soit df;(t) = max.—y r, dfi.(t). Un systeme de transac-
tions est ordonnancable ssi Vt, Y,y p dfi(t) < t.

Le fait de considérer la valeur maximale de la dbf donne une condition nécessaire et
suffisante d’ordonnancabilité. On peut donc utiliser une enveloppe représentant la va-
leur maximale de toutes les dbf correspondant aux différents candidats aux instants cri-
tiques pour chaque transaction, puis combiner les enveloppes pour obtenir une condition
nécessaire et suffisante d’ordonnancabilité. Rappelons que la technique des enveloppes
d’interférence donne seulement une condition suffisante en FPP.

Il nous reste & déterminer la durée d’étude nécessaire : pour chaque scénario il s’agit de
la période d’activité initiée par un instant critique, mais il serait dommage de construire
chaque scénario. Cependant, nous avons vu dans le cas FPP que la méthode des enve-
loppes permettait d’obtenir une borne supérieure de la longueur de la période d’activité.
Il suffit donc, pour obtenir une borne supérieure de la longueur des périodes d’activité de
chaque scénario, de considérer la borne obtenue a I'aide de la méthode des enveloppes.
La borne la meilleure étant obtenue par les enveloppes en rampes, nous utilisons cette
technique pour obtenir une borne supérieure L* de la longueur des périodes d’activité
pour tout scénario.
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FIGURE 3.15 - Arrivée périodique de la demande processeur aprés la date d,.

Théoréme 19 [Rah08, RGROS] Soit df;(t) = maxc—1.|r, dfic(t). Un systéme de transac-
tions est ordonnancable ssi Vt < L*, 3, pdfs(t) < t.

Meéthode accélérée

Nous avons proposé une implémentation efficace du calcul de la dbf pour les tran-
sactions, utilisant la représentation statique des points convexes de la courbe de dbf
exploitant la périodicité de celle-ci, en adaptant la technique proposée dans le cas FPP.
Nous présentons cet, algorithme ici.

Périodicité de la dbf
Dans un premier temps, nous identifions la périodicité de la fonction de la demande
dfijc générée par la tache 7;; lors d’un instant critique initié par une tache candidate 7.
Notons df;, la date de la premiére échéance d’une instance de 7;; aprés 'instant critique
initié par 7;.. A partir de cette date, la tache 7;; génére une demande périodique de valeur
C;; toutes le T; unités de temps. Soit la date de la premiére échéance la plus tardive pour
les taches de la transaction :
0
din™ = Mawy,,, dijc
A partir de d2**, la demande processeur augmente de fagon périodique avec une période
T;, comme cela est illustré sur la figure 3.15. Puisque nous nous intéressons a l’enve-
loppe des courbes df;(t) = max.—1.|r, dfi.(t), nous considérons pour tout candidat la date
maximale & laquelle la demande processeur générée devient périodique de période T;.
&L =M ay.d "

max

Utilisation d’une table de représentation statique

La table créée pour chaque candidat 7;. dans chaque transaction I'; est P,.. Cette table
est une liste de couples (d,C) avec d une date d’échéance et C' une charge additionnelle
a traiter & cette date. Elle contiendra les charges a ajouter a la fonction df;. a la date d
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relativement & I'instant critique. Nous notons Py[n].d et Pic[n].C respectivement la niéme
échéance (les points sont ordonnés par date) rencontrée a partir de I'instant critique initié
par 7., et la charge ajoutée a la dbf par les taches de la transaction I'; en ce point. Etant
donné que nous voulons profiter de la périodicité de cette fonction a partir de la date
d° .., nous construisons la table jusqu’a atteindre la date d°,,, + T;.

Ainsi, les 3 tables de représentation statique de la dbf correspondant aux 3 candidats
a 'instant critique sur la figure 3.15 sont données par :

Py =< (7,1),(12,2), (16,4), (18,5), (23,6), (27, 8) >

P =< (8,2),(10,3), (1,4), (19,6), (21, 7), (26,8) >
Py =< (10,1), (14,3), (16,4), (21,5), (25, 7), (27,8) >

La table P; représentant I’enveloppe des dbf est alors obtenue de la fagon suivante.
Initialement :
P ={JPc
Ve
ou |J est 'union triée par le champ d des tables. Puis, afin de déterminer les points
a conserver pour représenter l'enveloppe des dbf correspondant aux instants critiques
candidats, nous définissons la relation “envelopper”. Un point P;[a] enveloppe un point
P;[b], noté Pfa] = Pi[b] si la présence de P[a] implique que P;[b] n’est pas un point
convexe de la dbf maximale. Cela s’exprime par :

Pjla] = B;[b] ssi (Plal.d < P[bl.d A Pya].C > P,[b].C)

La relation “envelopper” utilise le fait que 'union des tables est triée suivant le champ d.
Sur 'exemple de la figure 3.15, la table P; est donnée par :

P, =< (7,1),(8,2),(10,3), (15,4), (18,5), (19,6), (21,7), (26, 8) >

A partir de la table P;, il est simple de calculer la demande processeur générée par les
taches de la transaction I; :

Sit<d..+Tidfi(t) = Pin].C avec n = maz{m : Pj[m].d <t}

+Ti,soitm:L%J ettt =t—m xT;:

Sit>d° 7

max

VTij

Afin de valider un systéme, nous sommes donc amenés a construire pour chaque tache
la table P;., puis pour chaque transaction faire I’'union des tables, puis utiliser la fonction
“envelopper” pour ne conserver que les points convexes. Ces tables sont alors utilisées
pour obtenir immédiatement la valeur de la demande processeur, qui doit toujours étre
< t pendant I’étude des échéances présentes durant la période d’activité obtenue.
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Méthode approchée en FPP vs. méthode exacte pour EDF

Ce résultat peut étre troublant au premier abord : pourquoi en combinant les fonctions
d’interférence en FPP obtient-on une condition suffisante d’ordonnancabilité, alors qu’en
combinant les fonctions de demande processeur sous EDF une condition nécessaire et
suffisante est obtenue? L’explication réside dans le fait suivant : dans les deux cas, la
longueur de la période d’activité en considérant différents scénarios varie. Dans le cas
FPP, on utilise la longueur de la période d’activité pour établir le temps de réponse,
et on a besoin de considérer chaque scénario pour connaitre cette longueur. Dans le cas
EDF, on utilise la longueur de la période d’activité comme durée pendant laquelle on
vérifie le respect d’échéance : cette durée est une borne supérieure, mais nous n’avons
cependant qu’une seule période d’activité a explorer.

Unification avec les modeles multiframe

Parallélement aux travaux concernant les transactions, divers auteurs ont travaillé sur
le modéle multiframe [MC96, MD97|. Ce modéle a été créé initialement afin de représenter
des taches dont les instances avaient des durées différentes, mais il permet indirectement
de prendre en compte des décalages entre certaines taches. Un tache multiframe est définie
comme une tache classique dans le contexte |0, C;, D; = T;, T;| excepté que chaque tache
possede une suite de durée (Cj1, Cia, ..., Cip,) @ la premiére instance a un WCET de Cj,
la second Cjy etc. et la n; + 18M€ 5 3 nouveau un WCET C;1 et ainsi de suite. On peut
montrer trivialement qu’une tache multiframe peut étre modélisée par une transaction
contenant n; taches [Tra07]. Initialement, les travaux effectués sur le modéle multiframe
ont proposé des conditions suffisantes d’ordonnancabilité basées sur la charge pour ce
modéle, puis [BCM99| a proposé une méthode identique a celle que Palencia et Harbour
avaient proposé sur le modéle plus général des transactions un an plus tot. [BCGM99| a
introduit le modéle multiframe généralisé, rapprochant un peu plus le modéle multiframe
du modeéle des transactions (une tache multiframe généralisée est une transaction avec les
contraintes suivantes : échéance contrainte, pas de gigue, offset < a la période de la tache).
Différentes études paralléles sur la RTA, et la dbf ont été menées sur le modéle multiframe
généralisé et les transactions, chaque modéle étant plus avancé dans un domaine que
I’autre : ainsi, avantage est donné aux transactions pour les approches de type analyse de
temps de réponse, et dbf, tandis que de plus nombreuses propriétés assez proches de la
dominance ont été étudiées sur les modéles multiframe. Nous avons montré dans [Tra07]
que le mode¢le des transactions est une généralisation du modéle multiframe généralisé.
Par conséquent tous les travaux que nous avons réalisés dans le cas des transactions est
applicable au modéle multiframe, et nos algorithmes sont, & ma connaissance, les plus
avancés dans le domaine, aussi bien dans le cas FPP que pour 'algorithme EDF.

3.2.4 Publications

Ces études sur le modeéle des transactions ont débuté pendant la thése de Karim
Traoré [Tra07|, et ont été poursuivies pendant la thése d’Ahmed Rahni [Rah08]. La
principale publication est [RGR09], et un article de synthése est en cours de modification
avant soumission en revue. Les autres publications sur le sujet sont [TGC06a, TGRR06,
TGC06b, RGR0O7b, RGR07a, RGROS§].
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3.2.5 Points forts de la démarche

Nous avons unifié deux modéles de fagon a pouvoir utiliser les résultats des tran-
sactions aux modéles multiframes, qui ont été plus étudiés dans la littérature, mais ne
possédaient pas une approche RTA aussi aboutie que celle de Turja et nolin. Nous avons
proposé un test exact de complexité pseudo-polynomiale pour EDF. Ces études ont été
menées sur un modéle dont nous avons montré par I’étude de cas du drone AMADO qu’il
était tres utile sur un grand nombre d’applications réelles.

Du coté FPP, nous avons étudié expérimentalement les apports quantitatifs de toutes
les propriétés que nous avons proposées pour diminuer les scénarios étudiés. Nous avons
montré expérimentalement que notre méthode mixte améliore de fagon sensible la mé-

thode de base.

3.3 Contraintes de précédence

Nombre de systémes temps réel utilisent des communications synchrones faiblement
couplées (i.e. synchronisation par sémaphore privé, boites aux lettres). Par exemple, sup-
posons deux taches communicantes telles que 7 < 75. Un pseudo-code possible est :
Tache 7
Faire toujours

contenu fonctionnel

déclenchement de la synchronisation (par exemple vendre(sémaphore))

attendre la prochaine activation (par exemple réveil périodique)
Fait

Tache 7

Faire toujours
attente sur synchronisation (par exemple prendre(sémaphore)
contenu fonctionnel

Fait

Cet exemple montre que sur toute une famille de cas, les taches se synchronisant ont la
méme période : ici 7 hérite du rythme de 77. Dans ce cas, on parle de précédences simples.
Dans le cas ou les précédences concernent des taches de rythme différent mais reliés, on
parle de précédences généralisées. Nos travaux concernent les deux familles de systémes.
Une premiére section présente donc les travaux réalisés dans le cas de précédences simples
en présence de primitives de synchronisation, et la seconde section présente nos travaux
en cours sur les précédences généralisées.

3.3.1 Précédences simples en présence de primitives de synchro-
nisation

Nous avons proposé une approche de validation temporelle d’ordonnancement FPP
dans le contexte de précédences simples en présence de primitives de synchronisation.
Cette section présente nos travaux sur ce sujet. Les preuves des résultats n’étant pas
fournies dans ce mémoire, les notations ont été simplifiées et rapprochées des notations
utilisées auparavant afin de faciliter la lecture.
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FIGURE 3.16 — (a) Ordonnancement RM non valide d’un systéme, (b) Ordonnancement
FPP valide avec outils de synchronisation.
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Puissance d’ordonnancement

Nous remarquons d’abord que la présence de synchronisations augmente la puissance
d’ordonnancement des algorithmes FPP. Ainsi, considérons I’exemple suivant :

Tache | r;, | C; | D; | T;
T 0| 3| 818
™ 0|5 1212
™ |02 ]12]12

La figure 3.16, sur la partie (a), montre 'ordonnancement RM, non valide, du systéme.
L’algorithme RM étant optimal dans ce contexte, nous pouvons en déduire que le systéme
n’est pas ordonnancable en FPP. Cependant, la figure (b) montre que si l'on a une
synchronisation assurant une précédence 7, < 73, alors ’affectation de priorité telle que
Prio(r3) > Prio(m) > Prio(r2) permet d’ordonnancer fiablement le systéme. La présence
de synchronisations augmente donc la puissance d’ordonnancabilité des algorithmes FPP.

Anomalies d’ordonnancement

Cependant, des anomalies d’ordonnancement peuvent se produire comme le montre
la figure 3.17, tirée de [CR98|. Un systéme de quatre taches, avec 73 < 7, assurée par
synchronisation, montre une séquence d’ordonnancement valide dans le cas (a) avec 'af-
fectation de priorités suivante : Prio(ry) > Prio(ms) > Prio(r;) > Prio(rs). Cependant,
pendant I’exécution du systéme avec un ordonnanceur hors-ligne, il est possible, comme
dans le cas (b), que la charge de 7y soit inférieure & son WCET. Ainsi dans le cas ou
I’exécution de cette tache ne dure que 3 unités de temps, la tache 73 peut s’exécuter
plus tot, et ainsi déclencher la tache 7, plus tot que sur la simulation, celle-ci étant alors
responsable du décalage de 7, fatal au respect de sa seconde échéance. Ainsi, I’étude des
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FIGURE 3.17 — (a) Simulation d’ordonnancement valide d’un systéme avec synchronisa-
tion, (b) Ordonnancement possible du méme systéme a 'exécution.

pires temps de réponse des taches dans un ordonnancement FPP de systémes de taches
utilisant des synchronisations doivent tenir compte de ces anomalies. [HKL91, HKL94|
ont proposé une méthode de calcul exacte mais exponentielle du pire temps de réponse des
taches dans ce contexte, lorsque les précédences ne concernent que des chaines de taches.
Les mémes auteurs ont proposé un test pseudo-polynomial approché dans [HKL94|. Nous
avons adapté ce test aux graphes de précédence ré-entrants (i.e. 'instance d’une tache en
fin de chaine de précédence peut interférer avec la ou les prochaines instances de taches
en début de chaine).

Test général proposé

Le test d’ordonnancabilité consiste a déterminer le pire temps de réponse d’une tache
pour une affectation donnée des priorités. Nous supposons que les échéances sont arbi-
traires et nous plagons dans le contexte |C;, D;, T;|prec avec des précédences assurées par
outils de synchronisation. Si plusieurs instances d’'une méme tache sont prétes a étre exé-
cutées, elles respecteront l'ordre FIFO (non ré-entrance des instances d’une méme téche).
La complexité du probléme de faisabilité d’une tache est ouverte et aucune condition
nécessaire et suffisante n’est connue a ce jour. Nous détaillons rapidement les différentes
étapes du test qui permettent de calculer le pire temps de réponse d’une tache analysée :

1. Transformation du graphe de précédence en chaines : nous montrons que tout graphe
de précédence connexe peut étre transformé en une chaine. La configuration de
taches obtenue est équivalente & la configuration initiale. Ceci permet d’utiliser la
démarche de test de [HKLI1].

2. Mise sous forme canonique des priorités de la chaine étudiée : cette transformation
permettra de calculer précisément les dates de fin des prédécesseurs de la tache
étudiée 7,,.

3. Regroupement des tdches par rapport & la plus petite priorité (Prioy(j)) parmi
les prédécesseurs de la tiche étudiée : les taches ayant une priorité supérieure a
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(b)

FIGURE 3.18 — (a) Un graphe connexe de précédences acycliques, (b) Sa transformation
en chaine.

Prioy,(j) sont sans influence sur le temps de réponse de la tache étudiée. Les autres
peuvent interférer soit en blocage en début de période d’activité, soit en préemp-
tion suivant qu’elles sont ou non précédées par des taches de priorité supérieure a
Prioy.(j).

4. Calcul de la période d’activité induisant le pire temps de réponse : la détermination
de la plus grande période d’activité caractérise le pire scénario d’arrivées des taches
qui peuvent interférer avec la tache étudiée. Ceci permet de déterminer le nombre
d’instances de cette tache dans la période d’activité.

5. Calcul de la date de fin des instances des taches dans [’ordre de la chaine : les dates
de fin permettent de calculer le pire temps de réponse de la tache étudiée.

Il est trés important de noter, qu’a l'instar de ’étude dans le cas des transactions, les
étapes 2 a 5 sont dépendantes de la tache analysée 7,,. Elles doivent étre complétement
refaites pour chaque tache & valider.

Transformation d’un graphe en chaines

Nous montrons ci-aprés que pour une affectation donnée des priorités, le graphe de
précédence peut étre transformé en chaines de taches. La régle suivante transforme chaque
composante connexe du graphe de précédence en une chaine. La régle de transformation
est la suivante :

Pour chaque composante connexe du graphe de précédence une chaine est construite en
placant a chaque étape la tache la plus prioritaire parmi les taches sans prédécesseurs ou
dont tous les prédécesseurs ont déja été placés. Cette transformation est illustrée sur la
figure 3.18 ou chaque cercle représente une tache dont ’identifiant est écrit en dessous,
et la priorité au dessus.

Le résultat suivant, que nous avons démontré, montre que cette transformation laisse le
probléme d’ordonnancement inchangé.
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FIGURE 3.19 — (a) Une chaine de précédences. (b) Sa mise sous forme canonique. (c)
Apreés opération de fusion.

Lemme 1 /[RRGC02] Soit T un ensemble de tiches, Prio l'affectation des priorités aux
taches (toutes les taches possédent une priorité différente), < un ordre partiel quelconque
sur T et < les chaines résultant de la transformation de < par la reégle de transformation
d’un graphe en chaine alors :

(1, Prio, <) est ordonnangable si, et seulement si, (1, Prio, <) lest.

Mise sous forme canonique des chaines de précédence

Une chaine de précédences mise sous forme canonique (voir figure 3.19(b)) est telle que
la priorité des taches précédant la tache analysée est non décroissante. Elle est proposée
dans [HKL91] ot les auteurs montrent que le temps de réponse de la tache analysée est le
méme sur la chaine que sur la chaine mise sous forme canonique. Cette mise sous forme
canonique, puis fusion (voir figure 3.19(b)) a pour effet de simplifier les étapes d’analyse
de pire scénario.

Interférence des chaines de précédence

Le pire temps de réponse de la tache analysée 7,, survient dans une période d’activité
de son niveau de priorité, qui, par définition, ne contient que des taches de I’ensemble
{Tua} Uhp(7ua) (rappelons que I'ensemble hp(7,,) est 'ensemble des taches de priorité au
moins aussi haute que celle de 7,,). Nous allons donc distinguer deux types de segments
lors de I’étude de 'interférence des chaines de taches sur 7, :

1. les segments H (High priority) qui ne contiennent que des taches de plus forte
priorité que 7,41, la premieére tache de la chaine contenant 7.

2. les segments L (Low priority) qui ne contiennent que des taches de plus faible
priorité que 7,4 ;.

Puisque nous autorisons la réentrance des chaines de taches, 'interférence des segments
les uns sur les autres sera différente du cas non ré-entrant considéré dans [HKLI1].
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Interférence des chaines de taches différentes de celle contenant 7,, sur la
tache étudiée 7,, : Un segment L ne peut pas s’exécuter dans une période d’activité
et n’a en conséquence aucune influence sur le pire temps de réponse de 7,,. Un segment H,
n’appartenant pas a la chaine étudiée peut, quant a lui, provoquer deux effets différents
sur T,, suivant qu’un segment H est précédé ou précede un segment L :

— effet de blocage : lorsqu’un segment H est précédé par un segment L, le segment H
ne peut intervenir dans la période d’activité que si le segment L s’est terminé juste
avant le début de celle-ci. Nous avons montré que parmi ces segments H, un seul
pourra interférer dans la période d’activité. Ces segments H sont notés Hy, (i.e.
singly blocking).

— effet de préemption : Un segment H non précédé par un segment L (mais qui peut
en précéder un) peut s’activer plusieurs fois puisque les chaines sont réentrantes.
On parle alors de segment a préemption multiple, noté H,,, (multiply preemptive
segment).

Interférence des segments de la chaine contenant 7,, sur la tache 7,, : Nous
décrivons ci-dessous les interférences induites par ces différents segments sur I’exécution
de la chaine elle-méme. Elle peut peut subir trois types d’effet, :

— effet de préemption : Les taches appartenant au premier segment (i.e. de Tyq1 & Tyuq)
ont des priorités non décroissantes puisqu’elles sont sous la forme canonique. Elles
peuvent intervenir plusieurs fois dans la période d’activité étudiée. En conséquence,
lors de I'estimation de cette derniére, I’enchainement des taches 7,41,..., 7y, est
considéré comme un segment H,,,. De plus, s’il existe un segment H adjacent & 7,,,
ce dernier sera inclus dans le segment H,,,.

— effet de blocage multiple : Nous avons montré qu’un segment H suivant immeédia-
tement 7,, ne peut pas introduire d’effet de préemption sur les taches 7,41 ... Tya,
mais peut s’exécuter plusieurs fois dans la période d’activité. On parle alors de
segment & blocage multiple, nommé ensuite H,,,. Ce blocage est di au fait que
la chaine 7,, est ré-entrante. Ainsi, si k instances de 7,, se sont exécutées dans la
période d’activité, il peut se produire (k — 1) blocages induits par ce segment, H,,;.

— effet de blocage : Un segment H de la chaine précédé par un segment L peut pro-
voquer une fois un effet de blocage et sera en compétition avec les segments H des
autres chaines. Nous parlons alors de segments H a blocage simple ou segment Hg,
(singly blocking).

Période d’activité et temps de réponse

Une tache est fiablement ordonnancée si son pire temps de réponse n’est pas plus grand
que son délai critique. Lorsque les taches sont indépendantes, nous avons vu que le pire
temps de réponse d’une tache survient lorsque la tache est réveillée en méme temps que
toutes les taches plus prioritaires (i.e., I'instant critique) [LL73, Leh90, JP86]. Cependant,
les possibilités d’anomalies d’ordonnancement montrent que la notion d’instant critique
ne permet pas de déterminer le pire temps de réponse d’une tache lorsque les taches sont
soumises a des contraintes de synchronisation. Nous avons montré le résultat suivant
permettant d’élaborer le pire scénario :
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Théoréme 20 L’ interférence mazimale que peut subir 7., dans une période d’activité de
niveau débutant a la date ty, survient dans le scénario suivant :
~ (a) sa chaine de précédence est activée a la date ty.
— (b) une instance de chaque tache débutant par un segment H,,, arrive a la date ty.
— (¢) une instance du plus long segment Hyg,, choisie parmi toutes les chaines, arrive
a la date tg.

Le calcul du pire temps de réponse de la tache 7,,, se décompose en trois étapes :

1. le calcul du nombre d’activations de la chaine contenant 7, dans la période d’acti-
vité qui permet la prise en compte de I'interférence de I’éventuel segment H,,;.

2. le calcul de la date de fin de la premiére tache de la chaine (i.e. 7yq1)-

3. le calcul des dates de fin des taches 7,,2,...,7u. Ce calcul prend en compte les
dates de fin du prédécesseur immédiat.

Nombre d’activations de la chaine contenant 7,, dans la période d’activité

La durée d’un segment h; de type H est notée F; et est égale a la somme des durées
d’exécution des taches composant ce segment. La période d’'un tel segment est héritée de
la chaine le contenant et est notée T;. Dans ce calcul, deux ensembles sont a considérer :

MP (multiple preemption) : c’est 'ensemble des segments de type H,,,. Plus préci-
sément, il regroupe les segments de type H,,, de toutes les chaines différentes de
celle contenant 7,,, ainsi que le segment H,,, de la chaine contenant 7,,. Ce dernier
est composé, au minimum des taches 7,41, ..., Ty, auxquelles peut se rajouter une
suite de taches T,q 41, - ., Tuay formant le segment H,,;, s'il existe.

SB (Singly Blocking) : Tous les segments H précédés par un segment L (i.e. Hg,) sont
regroupés dans I’ensemble SB.

Une chaine peut bien str avoir des segments simultanément dans les ensembles M P et
SB. La charge des taches de hp(7,q) U {7ua} dans U'intervalle [0, t) est donnée par le plus
petit point fixe de :

Wi (t
Wi(t) = max (E;) + > Wilt) E;
hieSB nenr | Li

Le premier terme désigne le plus grand segment H, tandis que le second calcule la charge
cumulée des segments H,,,. La période d’activité est calculée comme le plus petit point
fixe L,, du systéme suivant :

ng _ E;)lsition de .. dans la chaine Co
L = w(L{)

L; = min (n >0, LY = Lgn))

Le nombre d’activations N,, de 7,, dans cette période d’activité est :

Lua—‘

Nua = ’V
Tua
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Calcul du pire temps de réponse de 7,

Le nombre d’activations de 7,, dans la période d’activité est maintenant connu. La
derniére opération consiste a calculer toutes les dates de fin des instances de 7,, dans
cette période d’activité. Ceci permet de calculer le temps de réponse de chaque instance
et déterminer ainsi le pire temps de réponse de 7,,. Les dates de fin de 7,, dépendent
directement des dates de fin de son prédécesseur immédiat dans la chaine contenant cette
tache. Nous calculons donc les dates de fin des taches dans I'ordre topologique de la chaine
(i.e., Tua1 - --Tua). Le calcul des dates de fin de 7,1 va se différencier des autres puisqu’il
doit tenir compte (et lui seulement) du segment H,,, de la chaine étudiée.

Dans la suite F,,(k) désigne la date de fin de la k™ instance de 7,, dans la période
d’activité.

Calcul des dates de fin de 7,,(k) : La date de fin de 7,,(k) dépend :
— du blocage lié au plus long segment de ’ensemble S B,
— de l'ensemble M P; contenant les segments H,,, (formés des taches plus prioritaires
que T,,), n’appartenant pas a la méme chaine de taches.
— du premier segment H de la chaine contenant 7,, (segments H,,, et H,,;, s’il existe).
La durée de ce segment est notée E,, ;.
La charge induite par la chaine contenant 7,, jusqu’a l'instance k de 7,41 est donnée
par :

(k - ]‘)Eua,l + C1ua,1
La charge des taches de priorité supérieure ou égale a W, 1 (k) dans l'intervalle [0, ) est :

- Wua,l,k (t)
Wua,l,k(t) = hg}gg‘(B (Eua) + he%/[:Pl IVT E, + (k — 1)Eua,1 + Cua,l

Les dates de fin de 7,41(k), K = 1... Ny, vont se définir comme le plus petit point fixe
de ’équation suivante :

L'g?z) = Oua,l
{ Lgﬁzﬂ) = Wuaik (LJ}Z)>
Fua (k) = min (n >0, LE = LG)

a

Calcul des dates de fin de 7,,,(k) : Les calculs des dates de fin de 7,2(k) & Ty (k)
vont reposer sur les mémes principes. La charge des taches plus prioritaires que 7,,,;(k)

sur I'intervalle [0,7) est donnée par la date de fin de 7,,;1(k), plus toutes les taches de
hp(Tya;) arrivées depuis la fin de 7,4_1(k) et enfin la charge de 7,, ; elle-méme :

Waayn() = Faayr (k) + 3 ([Ti;j - F%}:(MD Ep + Cuay

heM P;
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Le calcul des dates de fin de 7, ;(k) est :

ua

ng,(t)z) = Fua,j—l(k) + Cua,j
LOH) = Wik ( L(n))
Fanfb) = min (1> 0, 23 = 13

Le test d’ordonnancabilité de 7,, découle directement des résultats précédents.

Théoréme 21 Une tdiche 7,, est ordonnancable si :

max ((k — 1)T'+ D; ; — Fuu(k)) >0 1<k < Ny

Ce test est une condition suffisante puisque les dates de fin calculées sont des bornes
supérieures du pire temps de réponse. Aucune condition nécessaire et suffisante n’est
connue pour ce probléme.

La vérification de toutes les échéances des taches revient a appliquer la méthode compléte
sur chaque tache. L’algorithme correspondant est pseudo-polynomial. La complexité du
probléme est ouverte.

3.3.2 Collaborations et publications

Ce travail a fait ’'objet d’une publication [RRGCO02|. Je collabore actuellement avec
Claire Pagetti, Julien Forget et Frédéric Boniol, de 'TONERA de Toulouse, sur le pro-
bléme de la validation temporelle de systémes de taches avec contraintes de précédences
généralisées en ’absence de primitives de synchronisation. L’absence de primitives de
communication est justifiée par le fait que pour des systémes trés critiques, on peut étre
amené a utiliser un exécutif minimaliste ne proposant pas de primitives de synchronisa-
tion bloquantes. Dans ce cas, les précédences sont encodées dans les parameétres temporels
des taches comme dans [CSB90] par ajustement des dates de réveil et des délais critiques.
Cette méthode est classique, cependant, 'optimalité d’une telle démarche dans divers
contextes n’avait jamais été démontrée. Ainsi nous avons montré 'optimalité d’une telle
démarche pour les algorithmes FPP dans les contextes |0, C;, D; < T;, T;|precsanssyncho
et |ry, C;, D; < Ty, T;|precsanssyncho. Dans ce dernier contexte nous avons montré ’op-
timalité d’un algorithme basé sur 1'algorithme d’affectation optimale d’Audsley [Aud91],
respectant les précédences. Nous avons étendu les résultats a des précédences généralisées,
c’est-a-dire & des précédences concernant des taches de périodes différentes : 7; < 7; telles
que dn;,n;,n;T; = n;T;. Ce type de précédences est issu d’un langage de conception de
systémes temps réel développé a 'ONERA dans le cadre de la thése de Julien Forget.

3.3.3 Points forts de la démarche et perspectives

Les facteurs pratiques tels que les précédences sont présents dans la plupart des sys-
témes temps réels réalistes. Il nous semblait intéressant de nous intéresser a des motifs
généraux, qui étaient des graphes de précédences, afin de généraliser les résultats connus
a ce cas. De plus, la prise en compte par notre méthode de la ré-entrance des chaines
de taches obtenues rend celle-ci applicable a une gamme plus large d’applications. Les
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perspectives immeédiates concernent l'outillage de la méthode avec outils de synchroni-
sation, et sa généralisation aux contraintes de précédence généralisées. Les perspectives
concernant les précédences sans outils de synchronisation (i.e. par encodage) sont en cours
d’étude.

3.4 Bilan et perspectives

Nous avons étudié le modéle des transactions dans le cas de FPP et I’EDF, et montré
que toutes les études menées sur ce modéle étaient applicables directement aux modéles
multiframe.

Dans le cas des FPP, nous avons d’abord créé un modéle applicable aux applications
ayant des acquisitions sur des bus de type série, et montré qu’il n’était pas nécessaire
dans ce cas de passer par la technique des enveloppes, mais que 'on pouvait utiliser la
transaction inverse, qui de par sa nature monotonique, ne présente qu'un seul candidat
a linstant critique. Au passage nous avons proposé des propriétés de plus en plus gé-
nérales sur les transactions : monotonicité, monotonicité accumulative, puis dominance,
permettant d’une part d’optimiser le fonctionnement de l’algorithme mixte que nous
avons proposé, mais aussi de quantifier le degré d’exactitude de la réponse fournie. Nous
avons montré que N My offrait le meilleur compromis qualité de la solution fournie/temps
de calcul.

Dans le cas d’EDF, nous avons proposé le premier test d’ordonnancabilité exact de
complexité pseudo-polynomiale pour les transactions.

Le modéle des transactions est aujourd’hui I'un des modéles de taches les plus avancés,
offrant une réelle amélioration de la qualité du test pour la plupart des applications temps
réel dirigées par les événements. Ce modéle intégre déja des facteurs pratiques (ressources
critiques, gigue de démarrage). Nous avons commencé a travailler sur la prise en compte
des suspensions de taches |Ric03| dans les transactions. La difficulté réside dans le fait
que la date de réveil d'une tache de la transaction est conditionnée par le temps de
réponse de la précédente. L’utilisation de taches a offset dynamique [PGH97| pourrait
vraisemblablement étre utilisée. D’autres facteurs pratiques telles que les contraintes de
précédence doivent encore étre intégrées.

Différentes approches utilisent un modeéle de transactions multiprocesseur avec échéance
globale (de bout en bout), la problématique étant de répartir correctement la contrainte
d’échéance sur les différents processeurs. Il me semble intéressant d’adapter nos travaux
opérés dans le cas monoprocesseur au cas multiprocesseur, et dans ce cadre, d’étudier le
comportement des algorithmes Pfair sur les transactions.

Le modéle prenant en compte les gigues d’activation, il semble qu’il puisse étre adapté
au cas réparti dans le cadre d’une analyse holistique. Cela reste a démontrer.

D’un point de vue outillage, ce modéle est mir pour une utilisation industrielle, nous
pensons donc prochainement l'intégrer dans une approche de développement orientée
modéle industrielle (sujet de stage de Master 2). Afin de rendre ce modéle encore plus
intéressant pour le concepteur, il faudrait proposer une approche de validation mixant
taches concretes dirigées par le temps, et transactions.

Au niveau de I’étude de contraintes de précédences, nous avons montré un exemple
typique d’utilisation de la notion d’instant critique et de la période d’activité : étant
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donné un ensemble de contraintes particuliéres, la démarche est la suivante : déterminer
un pire cas, puis déterminer la facon dont ce pire cas agit sur la longueur maximale de
la période d’activité, et en déduire une borne maximale de temps de réponse. Ce type de
démarche peut étre généralisé & un ensemble trés large de contraintes spécifiques, liées a
des facteurs pratiques présents ou a venir.
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Chapitre 4

Positionnement dans le cycle de
développement

4.1 Atelier de conception

4.1.1 L’atelier DARTSVIEW

Les approches utilisées industriellement pour le développement d’application temps
réel critiques se basent de plus en plus sur des approches orientées modéle. Des ateliers
tels TopCased, ou ASSERT, permettent d’intégrer différentes méthodes, qui a partir de
différentes vues et/ou différents modéles, aident au cycle de développement du logiciel.
Du point de vue de la validation temporelle, des outils comme Cheddar se connectent a de
tels ateliers afin d’extraire un modéle temporel et répondre au probléme de la validation
temporelle.

Notre démarche, commencée en 2002, et développée pendant la thése de Ngo Khanh
Hieu, que j’ai encadré a distance, a eu lieu parallélement au développement de ces métho-
dologies et a proposé une méthodologie de développement orientée modéle, se basant sur le
modéle de conception orienté taches et parallélisme appelé DARTS (Design Approach for
Real-Time systems) [Gom93|. Nous avons utilisé un sous-ensemble de ce modéle, permet-
tant de concevoir une application multitache conformément au profil Ravenscar proposé
pour le développement des applications temps réel [Bur99]. Le systéme est vu comme un
ensemble de taches, ayant un mode particulier d’activation (activation matérielle basée
sur le temps ou les événements, ou bien activation logicielle par synchronisation ou récep-
tion de message). Chaque tache est caractérisée par des paramétres temporels classiques.

Notre approche se base sur le cycle en W, que nous proposons dans [CGO05| (voir
4.1). Ce cycle est composé de 2 cycles en V classiques. Un tel cycle est bien adapté
au développement de la partie logicielle des applications temps réel de controle/com-
mande de taille réduite (comme le drone AMADO par exemple). Un premier cycle en V
améne au controle/commande d’un simulateur numérique du procédé (par exemple mo-
déle Matlab/SIMULINK) programmé sur la station de développement. Le second cycle
en V consiste a adapter la conception au systéme embarqué, pour aboutir a I'application
finale de controle/commande du systéme embarqué.

L’avantage d’une telle démarche est la réduction du temps de développement quand
des développements logiciels et matériels paralléles doivent avoir lieu. Ainsi, aprés la
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FIGURE 4.1 — DARTSVIEW et le cycle de développement en W.

phase de spécification initiale, et de conception adaptée qui aboutira a un découpage
entre fonctions matérielles et logicielles, I’équipe logicielle et I'équipe matérielle peuvent
commencer a développer en paralléle. L’autre avantage est d’avoir une simulation tota-
lement numérique du systéme, on pourra donc réaliser des tests en boucle fermée, sans
risque pour le procédé, avec la possibilité de tester simplement les cas de pannes prévues.

Nous avons mis en place un atelier, appelé DARTSVIEW (DARTS pour LabVIEW,
qui est un environnement de programmation graphique flots de données trées utilisé pour
les applications de controle/commande sur PC ou PC industriel par exemple). Le role de
DARTSVIEW est de faciliter le cycle de développement en W en se basant sur un langage
simple & prendre en main et simple a utiliser pour des ingénieurs non informaticiens (au
bout de 4h15 de TP, les étudiants de premiére année ENSMA sont capables d’autonomie
avec LabVIEW). L’idée est d’utiliser I’aspect graphique flots de données du langage
LabVIEW pour offrir une bibliothéque de programmation implémentant directement les
concepts de DARTS. Ainsi, on peut voir le modéle DARTS de 'application de controéle du
drone AMADO sur la figure 4.2 : les parallélogramme représentent les taches, les éclairs
représentent leur mode d’activation, les rectangles surmontés de “E” et “L.” représentent
des tableaux noirs (communication asynchrone), les fléches représentent des accés au
matériel, et les éléments comme celui reliant les taches “Acq CI” et “Traite CI” représentent
des boites aux lettres (communication synchrone faiblement couplée), sur la figure, ce sont
des boites aux lettres a écrasement. La figure 4.3 représente I'implémentation de cette
conception utilisant la bibliothéque DARTSVIEW.

Il suffit au concepteur, apreés création du modéle DARTSVIEW, d’implémenter chaque
tache par ses composants logiciels. Il est aidé pour les communications et synchronisations
par des outils présents dans les modéles. Ainsi, par exemple, une tache envoyant un
message dans une boite aux lettres est déja munie d'une primitive d’envoi de message dans
la boite aux lettres, le programmeur n’a donc plus qu’a implémenter la tache, en utilisant
les primitives déja placées dans la tache pour envoyer un message. Le programmeur peut
donc se focaliser uniquement sur les aspects fonctionnels, les aspects structurels liés au
multitache étant donnés par DARTSVIEW. Cela permet une implémentation rapide a
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partir de la conception de ’application.

LabVIEW permet des tests unitaires immédiats sur tous les sous-programmes, puisque
chacun peut étre utilisé directement comme un programme principal. Le prototype de
I’application développée sur station de travail est alors relativement rapide a mettre au
point, et les fonctions peuvent étre testées simplement, les tests d’intégration liés au
multitache sont faits en fermant la boucle de controle/commande en utilisant un simula-
teur (typiquement une simulation numérique avec laquelle le programme DARTSVIEW
communique via TCP/IP ou UDP/IP).

La conception adaptée peut alors avoir lieu lorsque le matériel développé paralléle-
ment au premier cycle en V logiciel est prét a étre intégré. Un programme DARTSVIEW
est avant tout un modéle, par conséquent au moment de ’exécution, chaque élément par-
ticipe & créer un modéle interne correspondant au modéle DARTS, enregistré au format
XML. L’atelier DARTSVIEW est muni d’un générateur partiel de code prenant en en-
trée un modéle DARTSVIEW en XML, et un modéle XML décrivant la transformation
des éléments d’'un modéle DARTS vers un langage cible. Ainsi, le générateur de code
génére le squelette des taches pour différents langages cibles. A I'heure actuel il génére
du code C pour les exécutifs VxWorks, la norme POSIX 1003.1d, la norme OSEK (il
génére aussi pour cela un fichier de configuration OIL, ce qui a nécessité un générateur
de code spécifique pour OSEK), du code pour la norme Ada 95, ainsi que des fichiers
modéles d’applications pour les outils de validation temporelle PENSMARTS et MAST
[DHGT08]. DARTSVIEW aide par 1a la phase de développement croisé et la transforma-
tion du modéle DARTS pour la validation temporelle.
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4.1.2 Publications

Cette méthode a été développée lors de la thése de Ngo Khanh Hieu [Ngo08|, et publié
dans [NG03, NGO7|. La méthodologie proposée est la base du livre co-écrit avec Francis
Cottet [CGO5].

4.1.3 Points forts de la démarche

La méthode est trés simple & prendre en main, et la bibliothéque est flexible. Cepen-
dant, I’atelier ne passe pas a ’échelle des applications & haut degré de criticité (le modéle
est uniquement opérationnel). De plus, des ateliers ouverts sont aujourd’hui arrivés a
maturité. Nous encadrons cette année, Michaél Richard et moi, un stage de Master 2
qui va ouvrir la voie a 'intégration de nos modéles et méthodes d’ordonnancement dans
I’atelier TopCased.

4.2 Aide au choix des paramétres temporels

Il est rare que les paramétres temporels et les contraintes de temps appliquées aux
tache d’un systéme soient immuables. Ainsi, sur I’étude de cas du drone AMADO, les
contraintes de temps de bout en bout appliquées a la chaine de régulation d’attitude ont
été obtenues a partir de simulations Matlab/SIMULINK du drone. Les aérodynamiciens
ont modélisé le drone, et les 3 PID appliqués a la régulation d’attitude en discrétisant le
tout, et en ajoutant la prise en compte de délais entre acquisition et commande. Nous
avons pu alors retranscrire ces contraintes en terme de contraintes de période et de délai
critique sur les taches concernées. Cependant, ces paramétres temporels auraient sans
doute pu étre plus laxes, si 'ordonnancabilité du systéme s’en était retrouvée impossible.
L’aide au choix de paramétres temporels vise a fournir des outils utilisables au niveau
conception pour, lorsqu’on a une évaluation a priori des durées des traitements qui seront
implémentés, aider le concepteur a savoir quelles contraintes doivent étre relaxées, ou
encore quelle laxité il a & ajouter une nouvelle tache dans un systéme, ou encore jusqu’a
quel point il peut modifier les paramétres d’une tache sans affecter 'ordonnancabilité du
systéme. Il est donc intéressant de fournir des outils de type analyse de sensibilité [Ves94|.

Nous avons proposé une telle approche dans [CGR02|, ot nous avons représenté gra-
phiquement 3 dimensions par tache, les dimensions représentant C;, D; et T; dans le
contexte |0, C;, D;, T;|. Nous construisons ensuite I’espace d’ordonnangabilité en utilisant
les conditions nécessaires, conditions suffisantes, et conditions nécessaires et suffisantes
classiques afin de diminuer le nombre de points explorés. Ce type d’approche pourrait
aujourd’hui étre grandement amélioré avec les avancées qui ont eu lieu récemment dans
I’analyse de sensibilité.

Une autre propriété temporelle importante est la gigue temporelle : elle représente
la variation de temps de réponse d’une instance a ’autre. Par exemple, si une boucle
d’asservissement est exécutée dans une tache de période 1 milliseconde a échéance sur re-
quéte, il est possible que deux instances soient distantes d’une durée arbitrairement petite
(une instance se termine juste avant échéance, et l'instance suivante est immédiatement
réveillée et exécutée), et que deux autres soient distantes de deux périodes (exécution
au réveil pour 'une, et exécution jute avant échéance pour la suivante). Cela peut étre
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nuisible a certains algorithmes, par exemple lorsque ’on se base sur un échantillonnage
avec interpolation entre les points, ou bien lorsque I'on utilise une intégrale ou bien une
dérivée de variable d’état. J’ai collaboré avec Laurent David, durant sa thése de docto-
rat, & la mise en ceuvre d’une plate-forme d’expérimentation (un pendule inversé controlé
par VxWorks) permettant de mettre en lumiére les effets néfastes d’une gigue temporelle
sur la stabilité d’un procédé controlé. Cette collaboration a donné lieu a 2 publications
[DGC02, DCGO0]. L’une portant sur I’étude de cas, 'autre portant sur les méthodes per-
mettant de diminuer la gigue temporelle. Ce que nous avons proposé, et qui a été proposé
parallélement par [GD97|, consiste a éviter la concurrence directe entre des taches dont
on veut diminuer la gigue, en décalant leur date de réveil. Ainsi, si deux taches 7; et 7; de
période respective T; et T; doivent éviter d’étre en concurrence, il suffit de décaler leurs
dates de réveil respectives r; et r; de sorte que |r; — ;| € [max(C;, C;)..PGCD(T;, T;)|
(o PGCD est le Plus Grand Diviseur Commun et C; est la pire durée d’exécution de
7).

Ce type d’approche pourrait étre mise en ceuvre pour aider le concepteur a choisir
les dates de réveil initiales des taches concrétes de fagon a éviter 'instant critique. En
effet, ce paramétre temporel, dans les applications dirigées par le temps, est typiquement
utilisé dans ce but d’amélioration de I'ordonnancabilité. Cependant, nombre d’applica-
tions mélangent taches strictement périodiques et taches sporadiques. Nous souhaitons
développer une approche mélangeant taches non concrétes, puis transactions, a des taches
strictement périodiques dont on souhaite choisir les dates de réveil de sorte a augmenter
I’ordonnancabilité du systéme. Le probléme, sans les sporadiques, est déja Co-NP-difficile
au sens fort, mais ce probléme a été adressé avec une condition suffisante d’ordonnanca-
bilité pseudo-polynomiale dans [PL05]. Notre idée est de mettre en place une heuristique
basée sur cette condition afin d’adresser le probléme.

4.3 Dimensionnement de systémes répartis

Nous travaillons a la conception d’une méthode d’ordonnancement et de placement
conjoints des taches dans un systéme distribué. Elle fait 'objet de la thése de Francois
Dorin, dont la thése a débuté en septembre 2007. Les architectures matérielles et logi-
cielles sont analogues a celles considérées dans la theése de Michaél Richard, soutenue en
2002. L’objectif est ici de fournir des méthodes pour dimensionner ’architecture maté-
rielle : nombre de processeurs, le débit des réseaux, etc. Nous souhaitons aussi analyser
la robustesse d’une solution dans sa capacité a absorber des modifications mineures des
paramétres des taches comme par exemple 1’allongement d’une durée de tache ou d’une
caractéristique matérielle (la fréquence d’un processeur, modification du débit d’un ré-
seau).

L’originalité de ’approche développée au laboratoire repose sur le choix de faire I'or-
donnancement et le dimensionnement/placement de fagon conjointe. En effet, la plupart
des approches proposées dans la littérature considérent le probléme du placement seul,
les priorités des taches étant connues. Pour cela nous utilisons une approche de type
séparation & évaluation inspirée de l'algorithme de [BFR75|, et permettant d’éviter par
construction les symétries liées au placement de taches sur des processeurs. Ainsi, sur la
figure 4.4, les noeuds carrés correspondent au choix d’un nouveau processeur alors que
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FIGURE 4.4 — Principe de ’arbre bicolore de Bratley Florian et Robillard.

les nceuds ronds correspondent au placement d’une tache sur le processeur courant. La
partie encadrée correspond a un placement de la tache 73 sur un processeur, et de 7y et
Ty sur un second processeur avec une priorité plus grande pour 77. L’idée est d’établir
une borne inférieure des pires temps de réponse d’une tache au moment ot on la place
dans I’arbre afin de couper les mauvaises branches au plus tot. Nous nous plagons dans le
contexte large dist, unrelated|C;, D;, T;, J;|prec dans lequel nous appliquons une analyse
holistique [TC94| pour valider un placement complet, associé au test de coupe a chaque
placement /ordonnancement partiel. L’approche est optimale au regard de 1’analyse ho-
listique, et consiste a placer les taches sur un nombre minimal de processeur. Au fur et a
mesure que l’on obtient des placements/ordonnancements valides, le nombre de proces-
seur autorisés diminue afin de chercher & améliorer ce nombre par la suite. Etant donné
que I’'architecture répartie est centrale dans 1’analyse holistique, nous nous plagons dans
le cadre de I'ordonnancement partitionné (pas de migration des taches pendant la vie du
systéme).

Le systéme est vu comme un ensemble de pools de processeurs identiques (voir figure
4.5) reliés par des réseaux choisis de sorte a avoir des délais de transmission bornés.
Chaque tache est affectée a un pool de processeurs. Le but de la méthode est de minimiser
le nombre de processeurs par pool. Les réseaux reliant les processeurs de chaque pool
sont vus comme des processeurs particuliers “ordonnancant” les messages de facon non
préemptible.

Voici le principe de fonctionnement de la procédure de séparation et évaluation, pour
chaque pool de processeurs :

Regles de séparation :

1. Le niveau 0 est la racine de 'arbre de recherche (aucune tiche n’a été placée).

2. Le niveau 1 est constitué de nceuds carrés correspondant a placer une tache sur le
premier processeur du systéme, avec la priorité maximale sur ce processeur.

3. Une tache est placée au niveau ¢ sur un noeud rond ou carré si
— elle n’apparait pas dans le préfixe de la branche (une tache est placée une seule
fois),
— une tache k ne peut pas étre placée sur un noceud carré si le préfixe de la branche
contient au moins un nceud carré contenant une tache de numéro supérieur a k
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(évite les symétries),
— on ne peut pas placer de nceud carré si cela augmente le nombre de processeurs
par rapport a la meilleure solution connue,

Reégles de coupe : on évalue la possibilité pour la branche courante de satisfaire les
contraintes, et on coupe si il n’est pas possible de diminuer le nombre de processeurs
par rapport a la meilleure solution connue.

La stratégie de construction est d’utiliser une recherche en profondeur d’abord (pour
éviter le probléme de l’explosion combinatoire en espace), en essayant de charger les
processeurs le plus possible d’abord.

La méthode se comporte d’autant mieux que le systéme est contraint (charge par tache
importante) [FD08|. Nous avons comparé notre méthode de réduction du nombre de pro-
cesseurs a une méthode heuristique de diminution du nombre de processeurs fonctionnant
dans le contexte multi|0, C;, D;, T;| proposée dans [FBB06|. Notre méthode permet d’éco-
nomiser 2 processeurs en moyenne pour un systéeme de 100 taches avec une charge U = 15
[DRGRO09|.

Publications

Cette étude a fait ’'objet des publications [DRGR08, DRGR09].

Points forts de la démarche

Cette démarche est la seule du genre a notre connaissance. C’est exactement le type
de démarche centrale préconisée par la norme AUTOSAR dans le domaine automobile.
Cependant, il nous faut adapter celle-ci a I’approche par module et pas par tache de
la norme. On peut imaginer 'apport d’une telle méthode dans un atelier de conception
logicielle, permettant au concepteur de s’affranchir du placement et de I'affectation de
priorité. Il nous faut considérer des contraintes de niveau conception afin de rendre la
méthode utilisable industriellement, par exemple forcer le placement de certaines taches
lites & du matériel particulier, prendre en compte plus de facteurs pratiques (ressources
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critiques, transactions, transactions réparties, suspension), et amener le systéme & prendre
en compte des taches redondées.

La méthode est optimale lorsqu’elle termine, cependant sur de grandes instances de
problémes, nous sommes amenés a arréter la recherche et a se contenter d’une solu-
tion sous-optimale. Su ce genre de probléme on pourrait adapter une méthode méta-
heuristique, qui pourrait seconder ’approche optimale.

4.4 Bilan et perspectives

Le domaine de I'aide au développement d’applications temps réel est extrémement
large, et nous avons apporté quelques éléments de fagon ponctuelle & ce domaine, cepen-
dant, chaque approche présentée dans les sections ordonnancement hors-ligne et en-ligne
aurait pu figurer dans cette partie.

En effet, de nombreux points sur les problémes théoriques que nous avons étudiés
séparément, permettraient, groupés, d’offrir des méthodes d’aide a la conception et de
validation trés intéressantes pour le concepteurs d’applications temps réel critiques. Je
développe ce point en derniére partie de ce mémoire.

Aujourd’hui notre équipe veut proposer des outils industriels ou pré-industriels basés
sur nos avancées théoriques dans le domaine de la validation temporelle. Nous avons di-
verses méthodes inédites ou avancées de validation, dont la plupart sont implémentées
sur des prototypes universitaires que nous avons développés (placement/ordonnancement
avec minimisation du nombre de processeurs, PENSMARTS, méthodes basées sur le mo-
déle des transactions, DARTSVIEW, etc.).
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Troisiéme partie

Perspectives
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Chapitre 5

Perspectives

Au fil des sections de ce mémoire, j’ai eu 'occasion d’évoquer différentes perspectives
de recherche liées a des études que nous menons ou avons menées. Je ne reviens donc pas
sur ces perspectives détaillées ici, mais adopte une vue plus large des problémes liés aux
problémes abordés.

5.1 Approche hors-ligne

L’ordonnancement hors-ligne et I’ordonnancement en-ligne n’ont pas les mémes types
d’application cible. D’un point de vue validation de systémes & haut degré de criticité
devant étre certifiés, 'approche hors-ligne offre des avantages liés & ’absence d’ordon-
nanceur, car certifier un exécutif complet est un processus complexe, par rapport a la
certification d’un séquenceur. Du coté méthode de développement et langage cible, les
langages synchrones sont des choix adaptés a ce type d’applications trés critiques, et
pourraient de ce fait apparaitre comme des concurrents directs des approches hors-lignes.
En effet, les approches orientées modéle de type automate, permettent d’utiliser les ou-
tils du Model checking , et apportent donc des solutions intéressantes au probléme de la
validation fonctionnelle.

Cependant, la plupart de ces approches obligent le concepteur a définir un systéme
d’horlogerie commune implicitement ou explicitement, car les automates définissant les
sous-systémes doivent étre synchronisés avant implémentation. Cette structure pourrait
étre assouplie si on appliquait des techniques d’ordonnancement hors-ligne sur chaque
sous-systéme directement, en prenant en compte exclusions mutuelles, et communications,
puis on pourrait exprimer ’ordonnancement produit en terme de propriétés (séquentialité,
délai inter-tache) pouvant étre exploitées dans le processus de validation.

D’autres types d’applications susceptibles d’utiliser des approches hors-ligne ont de
fortes chances de contenir des taches (ou simplement des ISR) non concrétes. A ’heure
actuelle, ce trafic non concret, lorsqu’il est plus prioritaire que les taches du systéme, est
pris en compte dans le surcott global appliqué au modéle des taches du systéme. Ainsi,
si nous avions mis en ceuvre un ordonnancement hors-ligne sur AMADO, il nous aurait
fallu prendre en compte l'interférence liée aux acquisitions de données, par définition non
concrétes, dans la durée des taches du modéle. Ceci aurait entrainé un pessimisme qui
pourrait étre évité si 'on avait des approches hors-ligne intégrant un trafic en-ligne, par
exemple de transactions.
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Nous pouvons citer d’autres problémes qui ont été adressés dans le cadre d’ordonnan-
ceurs hiérarchiques, que nous pourrions étudier, ainsi la norme ARINC 653 introduite
en avionique partitionne, notamment temporellement, différents exécutifs qui cohabitent
sur un méme calculateur. Les approches hors-ligne pourraient proposer des solutions d’or-
donnancement prenant en compte ce principe.

Le probléme de la cyclicité est un facteur trés limitant pour les approches hors-ligne
de type séparation et évaluation, car bien qu’optimales pour les systémes de taches si-
multanées, ces approches ne peuvent pas pour le moment fonctionner sur les systéme de
taches différées. Or un concepteur peut améliorer I’ordonnancabilité de son application
en décalant les dates de réveil. Que ce soit en mode mono ou multiprocesseur, le résultat
de cyclicité doit donc étre étendu, ou bien la méthode adaptée, de facon a étre applicables
dans le seul cas quun concepteur devrait choisir pour une application hors-ligne : une
application avec des taches différées.

5.2 Approches en-ligne

Nous avons étudié différents facteurs pratiques permettant de modéliser finement les
applications, afin d’avoir une étude d’ordonnancabilité, pire cas par définition, la moins
pessimiste possible. Le modéle des transactions est en ce sens I'un des modéles les plus
avancés permettant de modéliser les taches d’une application. De nombreuses pistes de
recherche sont ouvertes pour ce modéle : prise en compte des suspensions, ordonnan-
cement multiprocesseur, global et partitionné. L’ordonnancement partitionné ne devrait
pas poser de difficulté théorique car le modéle intégre une gigue, et permet de ce fait une
analyse holistique. Par contre, dans le cadre de ’'ordonnancement global, ou Pfair est trés
étudié, il conviendrait d’étudier ses effets face a4 des transactions.

Il serait intéressant d’augmenter la prise en compte de facteurs pratiques dans notre
méthode de placement et ordonnancement conjoint par exemple en prenant en compte
non pas des taches mais des transactions. Dans ce cas, il nous faudra considérer des
transactions réparties. Cette technique pourrait aussi étre adaptée a la problématique
de l’industrie automobile liée & 'utilisation d’AUTOSAR. Dans ce cas, nous devrons
travailler avec des modules, quasiment (seule la partie synchronisation/communication
nous intéresse, pour les fonctionnalités nous pouvons utiliser une abstraction temporelle)
écrits en OSEK. Pour les modules se synchronisant, déclenchés par un événement ex-
terne (trame CAN ou FlexRay par exemple), et se trouvant implémentés dans des taches
différentes, le modéle pourrait d’ailleurs reposer sur des transactions.

De nombreuses applications réelles mélangent programmation dirigée par le temps et
programmation dirigée par les événements. Comme nous 1’avons évoqué pour ’approche
hors-ligne, il est plus que probable que les taches dirigées par le temps soient décalées
afin d’éviter un instant critique. On ne peut pas forcer les taches non concrétes a ne pas
créer des instants critiques, mais on peut faire cela pour les taches concrétes. Il faut pour
ce cas d’une part trouver des algorithmes de validation des ordonnancements (probléme
co-np-difficile au sens fort rien que pour le cas des taches concrétes différées, a I'image
du probléme adressé pour les messages dans un systéme réparti dans [GHNO8|) si pos-
sible efficaces (conditions suffisantes) mais exploitant ’augmentation d’ordonnancabilité
introduite par les décalages, afin de les utiliser pour proposer des algorithmes de choix
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des dates de réveil des taches concrétes (autre probléme Co-NP-difficile).

5.3 La validation temporelle dans le cycle de dévelop-
pement

Dans le cycle en W, comme dans beaucoup de cycles de développement, la validation
a une place en fin de cycle. L’explication, donnée en général dans les cours portant sur
la validation temporelle, tient au fait qu’il faut connaitre les pires durées d’exécution
des taches, ainsi que leur structure (communications/synchronisation) avant de mettre
en place un modéle de tache adapté a 1’étude d’ordonnancabilité. Cependant, dans les
systémes complexes industriels, de nombreux modules logiciels sont ré-utilisés d’une ver-
sion a une autre d’'un systéme. Par conséquent, au niveau de la phase de conception, on
a déja un certain nombre d’informations qui permettent d’étudier partiellement un sys-
teme. De plus, dans les systémes partitionnés temporellement qui ont fait leur apparition
dans l'avionique, il est probable qu’a un niveau pré-conception, on alloue a tel ou tel
instrumentier un budget temps, dans lequel il devra exécuter ses taches.

Les approches de type analyse de sensibilité permettent, pour des modéles simples, a
I’aide de techniques telles que la programmation par contraintes, d’établir des domaines
d’ordonnancabilité de taches. On peut supposer que de nombreuses études vont aller dans
ce sens pour prendre en compte au plus tot des informations partielles, ou aider a établir
des budgets temps tout en garantissant l'ordonnancabilité globale du systéme.

Notre approche d’ordonnancement/placement/dimensionnement conjoint, et les ap-
proches de type co-design en général, donnent & réfléchir sur la facon dont on pourra
concevoir et dimensionner un systéme. La technique immédiate est de brancher des gref-
fons de validation temporelle sur les outils de conception existants. Il existe déja des
greffons , comme Cheddar [SLNMO04]|, extrayant des parameétres temporels d’un modéle
AADL et réalisant une étude temporelle du systéme. Cependant, le support d’exécution
a un impact sur I'ordonnancement et I’ordonnancement sur le support. Par conséquent,
des techniques de co-design utilisant des modéles d’ordonnancement avancés devraient
étre explorées.

5.4 QOutils

Des entreprises développant des systémes temps réel complexes, susceptibles d’avoir
besoin de modéles avancés de validation temporelle, se tournent aujourd’hui vers des
systémes ouverts Open source. Différentes raisons expliquent ce changement :

— le développement des ateliers méthodologiques est sous-traité, pour des raisons évi-

dentes de coiit, et de domaine d’expertise,

— l'avantage donné par rapport a la concurrence via l'utilisation d’un logiciel déve-
loppé par une société tierce est nul car il est évident que la société d’édition de ce
logiciel le proposera aussi aux concurrents directs,

— méme s’il peut étre & un moment le client le plus important d’un éditeur de logiciel
et ainsi diriger par ses demandes les évolutions d’un logiciel, un industriel peut
voir cette société soit disparaitre (quid des licences?), soit étre rachetée par un
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éditeur de logiciel plus imposant, sur lequel les moyens de pression seront trop
faibles pour imposer les directions dans lesquelles le logiciel évoluera lors de ses
prochaines versions.
(C’est une chance pour les universitaires qui travaillent sur des aspects temps réel, car pour
la premiére fois, ils peuvent développer des logiciels pérennes, utilisables assez facilement
au niveau industriel, sans un investissement financier important, ou méme un probléme
lié a I'opacité des formats d’échanges entre logiciels.

Dans les mois et les années a venir, nous allons adopter une démarche systématique
d’implémentation de nos méthodes dans des outils pouvant étre greffés sur des ateliers
de développement ouverts orientés modéles. Nous commencerons par mettre au point,
en collaboration avec 1’équipe Ingénierie des Données du laboratoire, les méta-modéles
permettant d’intégrer la plupart de nos modéles présents et futurs de taches. Nous extrai-
rons alors a partir de différents modéles utilisés dans U'industrie (profil MARTE, AADL,
etc.) les informations nécessaires a la construction de nos modéles. Ce processus devrait
aussi permettre de lever des problémes théoriques qui nous auraient échappés sans la mise
a disposition de nos techniques sur des cas réels. Ainsi, prochainement, nos prototypes
de thése, Master, devraient étre intégrés dans des greffons et sortir du cadre du labora-
toire. Ce sera aussi I’occasion de montrer notre savoir-faire, et de monter des projets en
collaboration avec des industriels autour des méthodes de validation temporelle.
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Acronymes

ACO Ant Colony Optimization

ACS Ant Colony System

ACSRTS Ant Colony System for Real-Time Scheduling

AM Accumulativement Monotonique

AMADO Aéronef Miniature Autonome de Détection et d’Observation
ARINC 653 Avionics Application Standard Software Interface

AS Ant system

ASIC Application-Specific Integrated Circuit

B; Pire durée de blocage, interférence maximum pouvant étre appliquée a une tache 7;
par des taches moins prioritaires

C; Pire durée d’exécution ou WCET d’une tache 7;

CN Condition nécessaire

CNS Condition nécessaire et suffisante

CS Condition suffisante

D; Délai critique ou échéance relative d’une tache 7;

d; , Date d’échéance de I'instance £ de 7

DBF Demand Bound Function

DGA Délégation Générale pour I’Armement

DM Deadline Monotonic

DSP Digital Signal Processing

EDF Earliest Deadline First

EDL Earliest Deadline Last

ENSMA Ecole Nationale Supérieure de Mécanique et d’Aérotechnique
FIFO First In First Out

FPGA Field-Programmable Gate Array

FPP Fixed Priority Policy

hp(i) Taches au moins aussi prioritaires que 7;

INRIA Institut National de Recherche en Informatique et en Automatique
ISR routine de traitement d’interruption

J; Gigue de démarrage

LAII Laboratoire d’Automatique et d’Informatique Industrielle
LEA Laboratoire d’Etudes Aérodynamiques

LISI Laboratoire d'Informatique Scientifique et Industrielle
LMS Laboratoire de Mécanique des Solides

MACO Multiple Ant Colony Optimization
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ML Minimal Laxity

MMAS Max-Min Ant System

OSEK Offene Systeme und deren Schnittstellen fiir die Elektronik in Kraftfahrzeugen
POSIX Portable Operating System Interface

r; Date de réveil d’une tache concréte 7;

r;r Date de réveil de I'instance k de 7;

LL Least Laxity

NMEA National Marine Electronics Association
ONERA Office National d’Etudes et de Recherches Aérospatiales
RdP Réseau de Petri

RM Rate Monotonic

RMA Rate Monotonic Analysis

RTA Response Time Anayslis

RTEMS Real-Time Executive for Multiprocessor Systems
SIC Signal, Image, Communication

SoC System-on-Chip

T, Période d’activation d’une tache 7;

TR; Temps de réponse maximal de 7;

TRy; Temps de réponse de l'instance k de 7;

UAV Unmanned Aerial Vehicle

ULB Université Libre de Bruxelles

U; Charge de la tache 7;

WCET Worst-Case Execution Time
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