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AVANT-PROPOS

Cette préface présente briecvement 1’intérét de la théorie de 1’ordonnancement pour
les systemes temps-réel multiprocesseurs. Elle donne les motivations de cette thése et
présente sa structuration.

Les applications temps réel, le plus souvent dédiées au contréle de procédé, sont
soumises a des contraintes temporelles strictes, destinées a garantir la sécurité et la co-
hérence du procédé controlé. Les applications temps-réel étant des applications multi-
taches, elles doivent étre ordonnancées, le critére sine qua none de qualité de la stratégie

d’ordonnancement étant la garantie du respect des contraintes temporelles.

Ces applications sont de plus en plus déployées sur des architectures multiproces-
seurs. Le probleme de 1’ordonnancement doit donc étre posé dans ce contexte, ou de
nombreux problémes doivent encore étre abordés. Notons tout d’abord que dans le cas
multiprocesseur, il n’existe pas d’ordonnancement en ligne optimal dans le cas général,
le probléme de I’ordonnancement est NP-complet, et des anomalies d’ordonnancement
apparaissent méme lorsque I’on ne considere que des taches indépendantes (une durée
d’exécution plus courte que prévue peut provoquer une faute temporelle). Les ordon-
nancements P-équitables ainsi que les stratégies d’ordonnancement hors-ligne sont donc
trés prometteuses dans ce contexte. De méme que pour le cas monoprocesseur, dans le
cadre de I’utilisation de stratégies d’ordonnancement hors-ligne, I’étude en amont de la

cyclicité des ordonnancements d’avere étre une nécessite.

L’autre aspect important dans ce contexte est I’étude de 1’évolutivité de I’ordon-
nancement. Que ce soit dans le contexte monoprocesseur ou multiprocesseur, un as-
pect transverse de 1’analyse est 1I’étude de 1’évolutivité des applications. Les évolutions
peuvent concerner I’ensemble des taches, le noyau ou bien I’architecture cible. L’objectif
est de proposer des solutions robustes et efficaces. Les problémes que nous aborderons
seront les suivants :

— Evolution de I’application : il s’agit d’adopter une approche modulaire de I’ordon-



nancement. Dans quelle mesure peut-on, lors de certaines opérations telles que
I’adjonction ou la suppression d’une tache ou bien la modification de certains pa-
rametres de la tache (la durée d’exécution ou de la date de réveil par exemple),
réutiliser les résultats précédents pour dériver les nouvelles séquences,sans forcé-
ment tout recalculer.

— Evolution de I’architecture : il s’agit de prendre en compte les pannes matérielles.
Comment concevoir I’application, comment la reconfigurer en cas de pannes de
I’un des processeurs. Nous envisagerons différentes solutions et étudierons leur
robustesse, en particulier pour les techniques d’ordonnancement global.

— Evolution du noyau : il s’agit d’envisager un fonctionnement multimodal permet-
tant de passer d’un mode a un autre, i.e. d’une stratégie a une autre. Ceci peut au
demeurant constituer une réponse a 1’adjonction d’une tache a I’application, ou
bien a I’arrivée d’un flux de taches apériodiques. Ceci permet également de pro-
poser un mode de fonctionnement dégrad¢ de 1’application, par exemple en cas de
surcharge ponctuelle.

La réponse a ces questions a fait I’objet de notre é¢tude. Le manuscrit se compose de

deux parties. La premiére partie constitue “I’Etat de ’art” et la seconde partie présente

nontre contribution. Le plan de rédaction est plus détaillé dans le chapitre introductif.



NOTATIONS

R désigne I’ensemble des Réels

N désigne I’ensemble des entiers

— Vx € R, [x], est le plus petit entier supérieur ou égal a x ;

— Vx € R, |x], est le plus grand entier inférieur ou égal a x ;

— VYa,beN,aveca<b, [a,b)={a,...,b— 1} désigne I’ensemble des entiers naturels
compris entre a et b, b exclu. Il s’en suit alors que [a,b] = [a,b+ 1), (a,b] =
[a+1,b+1) et (a,b) =[a+1,b).

— pour un ensemble A4, |4| désigne le cardinal de A.

— pour un ensemble 4, g2(4) = {B|B C A} désigne I’ensemble des parties de 4.

— pour un ensemble A, @,(4) = {B|(BC 4) A (|B| <m)} désigne I’ensemble des

parties de 4 de cardinal inférieur ou égal a m.






INTRODUCTION GENERALE

0.1 Les systémes temps-réel

Les systémes informatiques temps-réel sont le plus souvent dédiés au controle de
procédés. Ce sont des systemes pour lesquels le temps est un critére de correction. En
effet, la nature des procédés contrdlés implique un besoin d’un contréle cohérent pour
garantir leur sécurité. Il faut s’assurer que la vitesse du systeéme informatique est adaptée
a celle de I’évolution du procédé, donc que la durée entre le moment ot une situation est
repérée par les capteurs, et celui ou les ordres en réaction sont émis par le systeme de

controle est adaptée a la dynamique du procédé.

Dans la littérature, plusieurs définitions existent pour les systemes temps-réel. Celle
que nous retenons est la définition proposée par Gillies en 1995 qui dit qu’un systeme
temps réel est un systeme dans lequel I’exactitude des applications ne dépend pas seule-
ment de I’exactitude du résultat, mais aussi du temps auquel ce résultat est produit. Si les
contraintes temporelles de I’application ne sont pas respectées, on parle de défaillance
du systéme. Il est donc essentiel de pouvoir garantir le respect des contraintes tempo-
relles du systeme.

L’¢élaboration d’une application temps réel passe donc par la donnée de spécifications a
double visage : une spécification fonctionnelle comme pour toute application classique
et une spécification temporelle. Par voie de conséquence, les applications temps-réel
doivent étre validées aussi bien fonctionnellement que temporellement.

A la différence donc des autres systémes informatiques, 1’aspect “temps” dans les sys-
temes temps-réel a une place importante. Il apparait sous la forme d’un “temps” de
réaction ou d’une échéance a respecter. Les contraintes temporelles peuvent étre de deux
types :

— souhaitées (voir la figure 2) : on parle alors de contraintes temporelles relatives

(systéme temps-réel “mou”). Les fautes temporelles sont tolérables (c’est le cas

par exemple pour les jeux vidéo, les applications multimédia, la téléphonie mobile. . .),



mais leur multiplication et/ou des retards trop importants dégradent les perfor-

mances de ’application ;

— imposées (Voir la figure 1) : on parle dans ce cas de contraintes temporelles strictes

(systeme temps-réel “dur” ). Les fautes temporelles ne sont pas tolérables ( ceci

concerne par exemple les applications du secteur de 1’avionique, les véhicules

spatiaux, les centrales nucléaires. . .)

I1 existe des variantes de ces deux types de systémes. La premiére variante est utilisée

lorsqu’un résultat hors échéance voit sa qualité se dégrader jusqu’a un seuil minimum

ou il devient inacceptable. Ces types de systemes temps-réel sont appelés des systémes

temps-réel “fermes” (firm real-time). Ce sont des systémes temps-réel souples avec

des manquements “occasionnels” d’échéances. La seconde variante est constituée de

systemes temps-réeel incrémental dans lesquels le résultat gagne en qualité avec le temps

(calcul scientifique). Les figures 3 illustrent des systemes temps-réel “fermes” et les

figures 4 des systemes temps-réel incrémental.

validité du Valide P Invalide
résultat

i 1

1 T T
Activation (r) Echéance (d) d+c Temps de
réponse

Figure 1 — Systéme temps-réel strict :
un résultat produit apres |’échéance est

invalide.
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Figure 2 — Systeme temps-réel “mou” :
un résultat produit apres 1’échéance est
accepté. Néanmoins le résultat produit

est degrade.
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Figure 4 — Systeme temps-réel incré-
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mental :

qu’a une certaine limite. Sur la figure, . ) o
la qualité du résultat produit s 'améliore

apres d + c le résultat produit n’est plus
avec le temps.

valide.

0.2 Le contexte d’exécution des systémes temps-réel

L’automatisme au sein des systemes temps-réel est généralement développé suivant
deux types d’approches : 1’approche asynchrone qui s’appuie généralement sur un exé-
cutif multitdche temps-réel, et ’approche synchrone qui peut étre abordée a 1’aide d’un
langage synchrone. Nous nous intéressons uniquement a 1’approche asynchrone dans
notre étude.

Dans ce contexte, les contraintes temporelles liées aux systémes et la diversité des ar-
chitectures conduisent a intégrer un exécutif temps réel dans les applications. L’exécutif
apporte aux développeurs une interface standard quasiment indépendante du support
matériel d’exécution et leur permet de concentrer leurs efforts sur les spécificités de leur

application.

0.2.1 L’exécutif temps-réel

Un exécutif temps-réel (voir la figure 5) posséde un noyau temps-réel complété de
modules et de bibliothéques pour faciliter la conception de 1’application temps réel. Ce
sont : un module de gestion mémoire, de gestion des E/S, de gestion de timers, de gestion
d’accés réseau et de gestion de fichiers.

Le noyau temps réel comporte les fonctionnalités de base nécessaires a I’exécution d’ap-



plications temps-réel : ordonnanceur, gestion de taches, gestion des ressources, commu-
nications inter-tdches. On peut donc 1’assimiler a un systéme d’exploitation plutot limité
mais performant. Sa caractéristique fondamentale est son déterminisme d’exécution avec
des parametres temporels fixés (temps de prise en compte d’une interruption, change-
ment de contexte entre deux taches, etc.).

Lors de la génération de 1’exécutif, on choisit a la carte les bibliotheques en fonction des
besoins de I’application temps-réel. Pour le développement, on a besoin d’une machine
hoéte et de son environnement de développement croisé (compilateur C croisé, utilitaires,
debugger) ainsi que du systéme cible dans lequel on va télécharger (par liaison série ou
par le réseau) I’application temps réel avec 1’exécutif.

I1 existe de nos jours beaucoup d’exécutifs temps-réel aussi bien dans I’industrie ( Vx-
Works, pSos, VRTX, OSE, OS9, OSEK/VDX, LynxOS/LynuxOS, RTEMS, eCos ) qu’au
sein de la communauté scientifique (Mars [65], Spring [110], Hades [95], RTMach [113],
DICK [27], variantes RTLinux [15, 51, 66, 115]). Des normes pour les interfaces de pro-
grammation systéme existent également (normes POSIX1003.1b et 1003.1c [55] ). Tous
ces exécutifs temps-réel ont en commun quelques fonctionnalités que nous présentons
ci-dessous :

— Interface de création des taches : certains exécutifs proposent des mécanismes
pour associer la création de taches a I’occurrence d’événements de 1’environ-
nement (création orientée événements, ou event-driven). D’autres ne permettent
d’implanter que des taches périodiques (exécution commandée par le temps, ou
time-driven). Pour les applications ou cela est permis, une tiche peut en créer une
autre.

— Gestion du temps : le systéme peut proposer une fonctionnalité d’alarme différée,
relativement au temps processeur occupé par la tiche (indépendamment des pré-
emptions). Il peut aussi proposer une fonctionnalité¢ de sommeil pendant une durée
donnée, relativement a la date de début de la mise en sommeil (délai relatif qui ac-
cumule les erreurs dues a la résolution de ’horloge systéme), ou jusqu’a une date
absolue (délai absolu). L’implantation des taches périodiques par exemple dépend

des méthodes de mise en sommeil disponibles.



— Primitives de synchronisation : les systemes d’exploitation proposent en géné-
ral des mécanismes de synchronisation basiques identiques, a savoir les séma-
phores valués ou les verrous. Au dela, les systemes peuvent adhérer a une norme,
totalement ou partiellement, dans laquelle figurent une série de mécanismes de
synchronisation supplémentaires (boite aux lettres, files de messages, verrous en
lecture/écriture). Les systémes peuvent également proposer leurs propres méca-
nismes de synchronisation, a la place ou en plus de ceux recommandés par les
normes auxquelles ils peuvent décider de se conformer.

— L’ordonnanceur : pour définir la prochaine tache a élire, le support d’exécution
peut reposer sur un plan défini hors-ligne lors de la phase de conception, ou reposer
sur un ordonnancement en-ligne s’appuyant sur des priorités relatives entre les
taches, ou en fonction de I’ordre d’activation (politique du premier arrivé, premier
servi, ou FIFO, par exemple).

Le systeme d’exploitation peut prendre ses décisions d’ordonnancement lors de
chaque événement systéme (blocage sur ressource, interruption matérielle), ou ne

les prendre que lors d’une interruption d’horloge (tick scheduling).

( capteurs ) (Actonneurs )
.

Gestion des

. : Exécutif Temps-réel
interruptions

Primitives

: | 1

Ordonnanceur

Figure 5 — Systéme temps-réel : exécutif et tdches temps-réel.

0.2.2 DParchitecture matérielle

Les systéme temps-réel peuvent étre caractérisés par rapport aux matériels avec les-
quels ils interagissent. On distingue ainsi deux principales catégories de systémes temps

réel : les systemes temps-réel embarqués et les systemes temps-réel organiques. Les



systémes temps-réel embarqués sont constitués d’applications temps-réel complétement
encapsulées dans le matériel qu’elles pilotent ou contrdlent et en sont fortement dé-
pendantes. Le matériel est souvent congu et créé spécifiquement pour une application
donnée. Dans ce matériel nous trouvons un ou plusieurs processeurs de type micro-
contrdleur, des composants spécifiques de type ASIC (Application Specific Integrated
Circuit), une alimentation électrique etc. Tout ce matériel est ensuite encapsulé dans un
boitier résistant a I’environnement de fonctionnement usuel.

Les systéemes temps-réel organiques sont peu dépendants du matériel sur lequel ils fonc-
tionnent et peuvent en étre détachés. Beaucoup d’applications de contrdle-commande
s’exécutent par exemple sur des plateformes PC classiques. En revanche, il est toujours
nécessaire de disposer de cartes d’entrées/sorties qui doivent souvent étre synchronisées.
Si ’architecture matérielle est composée d’un seul processeur on parle de systeme temps-
réel monoprocesseur. Si elle est par contre composée de plusieurs processeurs partageant
une horloge commune, on parle de systeme temps-réel multiprocesseur. Enfin dans de
nombreux cas les applications peuvent tre distribuées c’est a dire qu’elles s’exécutent
sur plusieurs sites reliés par un ou des réseaux informatiques. On parle alors de systémes

temps-réel distribués.

0.3 Les applications temps-réel

Les systemes temps-réel, le plus souvent embarqués, sont alors les composants de
systemes plus imposants dotés d’interactions dans le monde physique. C’est d’ailleurs
la que réside la principale source de complexité des systeémes temps-réel. Le monde
physique se comporte généralement de maniére non déterministe : les événements se
produisent sans synchronisme, concurremment, dans un ordre imprévisible. Quelle que
soit I’occurrence, le systeme temps-réel intégré doit réagir comme il convient et en temps
voulu.

Le comportement concurrent du monde physique conduit par ailleurs a adopter une ar-
chitecture multitiches pour ces applications car c’est la mieux adaptée pour répondre

au comportement parallele du procédé¢ externe. Cette architecture logicielle multitaches



facilite la conception et la mise en ceuvre et elle facilite 1’évolutivité de 1’application
réalisée.
Généralement la mise en ceuvre de la commande temps réel d’un procédé physique passe

par les phases préalables suivantes :

1. a partir du cahier des charges de I’application, on recense tous les événements et

¢tats qui traduisent I’évolution du comportement du procédé ;

2. on définit ensuite, sous forme d’algorithmes, les fonctions que doit remplir le sys-
teme de contrdle en réponse a ces évenements et états pour assurer le suivi du

procédé ;

3. les programmes de ces fonctions, appelées taches temps-réel, sont alors implantés

en mémoire du calculateur.

Les taches temps-réel obtenues (voire une illustration sur la figure 6), qui constituent
I’application ne sont pas des entités d’exécution indépendantes. Certaines taches sont
connectées vers I’extérieur pour les entrée/sorties, d’autres sont liées entre elles par des
relations de synchronisation, de communication et de partage de ressources. Les taches

qui ne sont pas reliées entre elles sont dites tdches indépendantes.

Une tache dont le réveil est conditionné par 1’occurrence d’un signal périodique pro-
venant d’une horloge est dite périodique. Dans ce cas, ses activations successives sont
espacées d’une méme durée appelée sa période. La période est déterminée en fonction
de la précision du contrdle exigée par la dynamique du procédé a surveiller. Une applica-
tion peut aussi mettre en oeuvre des taches dont le réveil s’effectue de fagon irrégulicre,
par exemple lors de I’occurrence d’un événement de nature sporadique. Si les activations
des tache surviennent a des moments aléatoires tels que la durée entre deux activations
successives est bornée, ces taches sont dite sporadiques. Mais si les activations sur-
viennent a des moments totalement aléatoires, alors les taches sont dites apériodiques.
Ces concepts sont illustrés sur les figures 1.1, 1.2 du chapitre 1 ou nous présentons un
modele d’activation d’une tache périodique et d’une tache sporadique.

Les dates de premicére activation des différentes taches d’un systéme temps réel peuvent



étre égales (nous considérons ici des systémes multiprocesseurs, donc dotés d’une unique
horloge commune a tous les processeurs), auquel cas le systéme de taches est dit a de-

parts simultanés. Dans le cas contraire il est dit a départs différés.

Téche

Ressource

Tache

Ordonnanceur 1
Tache
—
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Figure 6 — Systéme de taches :
les tdches peuvent partager des ressources critiques ou étre reliées par des relations de
précédence. L’ordonnanceur tient a jour une liste des taches en exécution, des tdaches
prétes et des tdches endormies. Des qu 'une tdache finit son exécution ou a l’arrivée d’un
eévenement, ['ordonnanceur est exécuté afin de choisir la prochaine tdache qui doit s exé-

cuter.

0.4 Le probléme d’ordonnancement des applications temps-réel

Dans les systémes temps-réel, les différentes taches sont soumises a des contraintes
temporelles. En effet, I’exécution de ces taches doit respecter un délai maximum c’est
a dire qu’aucune instance de tache ne doit se terminer apres son échéance. L’échéance
d’une tache est I’instant auquel 1’exécution de la tiche doit se terminer. Le dépassement
d’une échéance constitue une faute temporelle. Le but principal de 1’ordonnancement
est de permettre le respect des contraintes temporelles. Il consiste donc a définir une po-
litique d’attribution du ou des processeurs de telle sorte qu’aucune faute temporelle ne

soit commise.



Un ordonnancement est valide, si toutes les contraintes temporelles et de ressources
sont respectées. Suivant les caractéristiques du modele de taches et du systéme, un ordon-
nancement valide peut exister ou non. Lorsqu’un tel ordonnancement existe, le systeme
temps-réel est dit ordonnangable. Un systéme est dit ordonnangable par un algorithme
donné si I’ordonnancement qui en résulte est valide. Pour le temps-réel strict, le critere
de validité fondamental est que toutes les tdches temps-réel strict respectent toutes leurs
contraintes temporelles en toute circonstance nominale de fonctionnement.

Valider une application temps-réel consiste a prouver que, quelle que soit 1’évolution
du procédé qu’elle pilote, elle ne se trouvera jamais en situation de violation de ses
contraintes temporelles. L’algorithme de validation est désigné sous le nom de test d’or-
donnangabilité dans la littérature [19]. Un test positif indique que pour tous les compor-
tements possibles du systéme, les contraintes temporelles des taches seront respectées.

Un ordonnancement est dit optimal s’il a une puissance d’ordonnancements maximale.
Une stratégie d’ordonnancement est optimale dans une classe d’ordonnancement et pour
une famille d’applications si elle est capable d’ordonnancer correctement n’importe
quelle application (de la famille) pour laquelle il existe au moins un ordonnancement

(de la classe) respectant toutes les contraintes temporelles.

Les stratégies d’ordonnancement temps-réel sont classées en deux grandes familles :
les stratégies hors-ligne (avant exécution) et les stratégies en-ligne reposant sur un al-
gorithme d’ordonnancement.

Utiliser une stratégie hors-ligne consiste a calculer au préalable une séquence valide
qui décrit les événements d’activation des taches et qui vérifie les contraintes des diffé-
rentes taches a ordonnancer. Le calcul de la séquence se fait en utilisant des techniques
de simulation [60] ou des techniques de model-checking pour produire une séquence
d’ordonnancement en accord avec les contraintes spécifiées [1, 2, 39]. La s€quence ainsi
calculée sera ensuite utilisée par un séquenceur durant la vie de I’application.

Utiliser une stratégie en-ligne consiste a exécuter un algorithme qui choisira a chaque

instant la prochaine tache a ordonnancer. Cet algorithme est implémenté dans 1’ordon-
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nanceur.
Dans ce contexte, la validation d’une application peut reposer soit, dans certains cas, sur
des formules mathématiques, soit, si de telles formules n’ont pas pu €tre établies, sur des
techniques de simulation. Ces techniques consistent a simuler le comportement du sys-
téme sur la base des caractéristiques de 1’ordonnanceur et du comportement pire cas de
chacune des taches. Mais cela ne conduit pas nécessairement a une simulation exacte du
comportement du systeéme car I’instabilité¢ d’un ordonnancement, liée a la variation des
paramétres temporels des taches durant la vie du systéme, peut engendrer des situations
qui n’auront jamais été simulées. En particulier, on travaille avec les pires durées des
taches, qui sont des majorants des durées effectives. Cela a conduit alors a 'utilisation
de techniques d’analyse pire cas. Cette technique repose sur la caractérisation du pire
comportement de 1’application temps-réel. Trois techniques d’analyse pire cas existent
dans la littérature : I’analyse du facteur d’utilisation du processeur [28, 81], I’analyse
de la demande processeur [20, 104] et ’analyse du temps de réponse [70, 77]. Les deux
dernieres techniques sont souvent confondues sous le terme d’analyse de la demande de

temps [83].

Pour rappel, 1I’ordonnancement consiste en I’attribution des taches au(x) proces-
seur(s). Contrairement aux ordonnancements monoprocesseur, en multiprocesseur, il
faut ajouter une étape d’affectation des tiches aux processeurs et gérer éventuellement
les migrations des taches vers les autres processeurs. Cette affectation peut se faire de
maniere dynamique pendant I’exécution ou de maniere statique avant I’exécution. Selon
la stratégie adoptée pour I’affectation des tiches aux processeurs, on distingue principa-
lement deux stratégies : la stratégie globale et la stratégie par partitionnement [52].

La stratégie d’ordonnancement est partitionnée si 1’affectation des taches aux proces-
seurs est faite une fois pour toutes avant I’exécution et les décisions d’ordonnancement
sont prises par un ordonnanceur local a chaque processeur (voire la figure 8). Dans ce
modele les taches sont regroupées par processeur des la phase de conception, et un algo-
rithme d’ordonnancement local dérivé du cas monoprocesseur est employ¢ sur chaque

processeur. Les taches sitot affectées aux processeurs ne sont pas autorisées a migrer
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d’un processeur a 1’autre. Il s’agit donc d’une allocation statique.

L’ordonnancement est global si ’affectation se fait dynamiquement pendant 1’exécution
et les décisions d’ordonnancement sont prises par un seul ordonnanceur pour 1’intégra-
lit¢ de la plateforme multiprocesseur (voir la figure 7). Il s’agit, dans cette stratégie,

d’appliquer sur I’ensemble des processeurs la stratégie d’ordonnancement.

Leung et Whitehead ont montré dans [79] que dans la plupart des cas, ces deux
approches sont incomparables en ce sens qu’il existe des systémes ordonnancgables selon

I’une des méthodes mais pas par I’autre et réciproquement.

Processeurs File d'attente locale

processeur

P
File d'attente glohale #@
Configuration de tiches —_—
[INEERERY File dattente locale
M:D 4 | Testd'acceptation
/

Configuration de tiches
T e
N LD > | e ' o] 22
|
|
! File d'sttente locale

Figure 7 — Ordonnancement global Figure 8 — Ordonnancement partitionné

Nous adoptons dans la suite du document I’approche globale qui semble plus adaptée

a la gestion de I’évolutivité de I’application, qui nécessite une vision globale du systeme.

0.4.1 Les ordonnancements en-ligne

L’ordonnancement a 1’exécution ou ordonnancement en-ligne consiste a implanter
dans I’exécutif un ordonnanceur qui s’appuie sur un algorithme mettant en ceuvre une
politique spécifique. Chaque événement (signal ou commutation) voit I’ordonnanceur
¢lire la prochaine tache en fonction de la politique choisie. La majorité des ordonnan-
ceurs temps-réel en-ligne reposent sur la notion de priorité : lors de chaque décision
d’ordonnancement, la tache préte de plus haute priorité est élue. Les priorités peuvent
étre attribuées hors-ligne, auquel cas ’algorithme d’ordonnancement est dit a priori-
tés statiques ou fixe [80, 81]; ou en-ligne, auquel cas il est dit a priorités dynamiques
[30, 31, 49, 81, 103].
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Dans le cas des ordonnanceurs a priorités dynamiques, 1’algorithme doit déterminer les
priorités relatives des différentes taches prétes. Ce type d’ordonnanceur est donc exi-
geant en terme de services que doit fournir I’exécutif. Celui-ci doit entre autre pouvoir
gérer des files de taches a ordonnancer, et doit pouvoir déterminer quand une décision
d’ordonnancement est nécessaire. Il en résulte par 1a méme des appels fréquents a I’or-
donnanceur ce qui accroit le surcout d’exécution engendré.

Dans un contexte d’exécution sur plusieurs processeurs, il n’existe pas d’algorithme en
ligne optimal dans le cas général, méme pour les taches indépendantes. Cependant, si on
considere le modele classique des taches a départs simultanés et échéances sur requétes
(I’échéance d’une instance correspond a la date d’activation de I’instance suivante, la
contrainte consistant a éviter la réentrance), il existe une famille d’algorithmes optimaux,
a laquelle nous allons nous intéresser, la famille des ordonnancements P-équitables.
Pour la validation temporelle des application dans ce contexte, dans les cas favorables,

on a des critéres analytiques, mais sinon, il faut passer par la simulation.

En pratique, les exécutifs les plus courants et les standards disponibles les plus uti-
lisés, fournissent les fonctionnalités nécessaires a I’ordonnancement a priorité fixe (Le
profile de Ravenscar [11, 24]).

Une présentation des algorithmes d’ordonnancement en ligne classique peut étre trouvée

dans [32] pour le lecteur intéressé.

0.4.2 Les ordonnancements hors-ligne

Nous avons vu que les stratégies en-ligne ne sont pas optimales en général et on
ne dispose pas de critéres d’ordonnancabilité dans tous les cas. De plus, il y a des pro-
blémes quand on se tourne vers la simulation car simuler avec les pires temps de réponse
ne donne pas nécessairement des résultats concluants. Il faut donc envisager d’autres
techniques d’ordonnancement. Les techniques hors-ligne offrent une autre approche.
Les ordonnancements hors-ligne reposent sur la définition d’un plan statique. Les mé-
thodes pour 1’établissement du plan sont basées sur I’énumération exhaustive des or-

donnancements possibles de la configuration de tiches donnée. L’énumération permet,
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des lors que le configuration est ordonnangable, d’exhiber une séquence valide qui sera
implantée dans un séquenceur. Les stratégies d’ordonnancement hors-ligne possedent
I’avantage de se contenter d’un support d’exécution tres réduit (I’acces a une base de
temps suffit). De plus, I’environnement n’influence pas le déroulement du plan, ce qui
rend le systéme robuste en ce sens que les fluctuations de durées effectives d’exécution
ne mettront pas ’application en péril. Enfin, la garantie que le systéme respectera toutes
ses contraintes temporelles est une propriété facile a appréhender : il suffit que le plan
soit vérifi¢ hors-ligne, et que les évaluations des temps d’exécution soient correctes. Ceci

fait de cette solution une solution rigoureuse stricte.

0.5 Les probléemes envisagés

Nous souhaitons a terme pouvoir proposer des techniques d’ordonnancement ca-
pables de gérer 1’évolutivité des systémes. Cela nous a conduit a considérer un certain

nombre de problémes dont I’étude a constitué le cceur de cette these.

0.5.1 Le probléme de la cyclicité

Pour réaliser des études basées sur des simulations permettant d’illustrer nos pro-
positions, et d’en évaluer la pertinence, nous devons déterminer la durée sur laquelle
les simulations doivent étre réalisées. Par ailleurs, bien que les stratégies d’ordonnance-
ment hors-ligne soit optimales, elles se heurtent néanmoins a un probleme complexe : la
connaissance de la taille de la séquence a construire est nécessaire. En effet, il faut étre
capable de décrire de maniére finie un comportement infini i.e un comportement en ré-
gime permanent. Cela implique de répondre en amont aux deux questions fondamentales
suivantes :

— quelle est la taille de la séquence a fournir au séquenceur ?

— comment engendrer le régime permanent a partir de cette séquence ?

I1 est donc nécessaire de se ramener a des plans périodiques ou a des plans qui supposent

connues toutes les dates d’arrivées (éventuellement non périodiques) de toutes les taches.
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La périodicité des taches permet de limiter la taille de la séquence d’ordonnancement
a produire car 1’ordonnancement lui méme devient périodique a partir d’une certaine
date. Il a été établi dans les travaux de [42, 78] que la période de I’ordonnancement est
égale au ppcm des périodes des taches encore appelé hyperpériode. Le probléme qui se
pose est de déterminer quand commence la phase périodique de I’ordonnancement. Ce
probléme est connu sous le nom de probleme de la cyclicité.
Une solution au probléme de cyclicité permettrait alors de limiter I’espace d’exploration
si ’approche hors-ligne basée sur un modele est utilisée. La profondeur de cet espace
d’exploration est encore appelée intervalle d’étude.
Si I’approche en-ligne est utilisée, il est souvent nécessaire de connaitre la taille de cet
intervalle d’étude pour 1’analyse d’ordonnangabilité ou pour pouvoir réaliser des simu-

lations sur une durée pertinente.

Le probleme de la cyclicité a été résolu dans le contexte monoprocesseur dans les
travaux de [37, 78]. Les travaux de [78] donnent une borne de la taille de la séquence a
produire pour des systémes de tdches indépendantes ordonnancées par ED et [37] amé-
liore cette borne et la généralise a des systeémes quelconques, pour n’importe quelle
stratégie.

Si la phase cyclique encore appelée régime permanent de la séquence démarre a I’instant
t.+1, alors la séquence a produire doit correspondre a la fenétre temporelle [0,7. + T + 1]
qui constitue 1’intervalle d’étude du systeme (ou T est I’hyperpériode du systéme). Pour
un systéme de taches a départs simultanés, toutes les taches seront réactivées a 1’instant
T. L’intervalle d’étude dans ce cas est donc [0, 7.

La connaissance de I’instant de début de la phase périodique devient plus difficile quand
I’application est composée de taches a départs différés. Dans le contexte des ordonnance-
ments monoprocesseur, les travaux de [37] ont donné une borne a I’entrée dans la phase
cyclique pour un systeme de tdches donné. Cette borne dépend des caractéristiques tem-

porelles du systeme de taches et est indépendante de la stratégie choisie.
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Dans le cas des systémes multiprocesseurs, le probleme n’a été résolu que de fa-
con limitée, pour des systemes de tiches indépendantes et les stratégies a priorités fixes
[33, 38, 42].

Tres peu de résultats existent concernant la problématique de la cyclicité dans ce contexte.
Le régime permanent commence a I’instant 0 si ’application consiste en un systéme de
taches a départs simultanés. Par contre pour les systémes de tiches a départs différés,
aucune ¢tude n’a donné la date de début du régime permanent de manicre générale.

Dans notre approche pour 1’étude de la cyclicité en multiprocesseur, nous nous intéres-
serons aux taches indépendantes et a des ordonnancements appartenant a une classe que
nous introduirons, la classe des ordonnancements monotones. Elle contient toutes les
stratégies classiques : les priorités fixes, EDF, LLF, et les stratégies P-équitables. Notre
objectif est de caractériser d’un point de vue algorithmique I’instant d’entrée dans le

cycle, en observant les moments d’inactivité des processeurs.

0.5.2 La gestion des pannes

Un systéme temps-réel est une association logiciel/matériel ou le logiciel permet,

entre autre, une gestion adéquate des ressources matérielles en vue de remplir certaines
taches ou fonctions dans des limites temporelles bien précises. La nature critique des
taches ou fonctions fait que I’'une des préoccupations majeure lors du développement et
de I’exploitation de tels systeémes est d’assurer une certaine robustesse face aux pannes
possibles du support matériel.
Les termes faute, erreur, et défaillance sont souvent utilisés comme synonymes. Toute-
fois, les définitions suivantes [76] sont plus appropriées dans le contexte des problémes
que nous étudions. Une faute est un défaut dans un composant (panne) ou une tache
du systéme. Une faute se manifeste alors comme un état erroné du systéme. Quand cet
état erroné interne inattendu a des répercutions sur le comportement extérieur du sys-
téme, il est appelé une erreur. Une défaillance du systeme se produit lorsque le service
rendu s’écarte de la spécification du systéme. Les lecteurs intéressés peuvent se référer
a [26, 76] pour une classification des fautes.

Dans notre étude nous nous intéressons au probléme de la panne d’un processeur. La
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question a laquelle nous voulons répondre est : comment garantir qu’un systeme de
taches ordonnangable le reste méme si une panne processeur survient en cours de fonc-
tionnement ? L’approche que nous utilisons est la redondance temporelle. Cela consiste
en la re-exécution de la tache affectée par la panne processeur. Le re-exécution peut étre
totale ou partielle. La re-exécution est totale quand I’instance de la tache est reprise en-
tierement. La re-exécution est partielle quand I’instance est reprise a partir d’un état qui
a été préalablement sauvegardé. Cela suppose qu’une politique de sauvegarde/reprise ait
¢été¢ mise en oeuvre. Les lecteurs intéressés par les techniques de reprises pourront se
référer aux travaux de these de Punnekat [96]. Une autre approche consiste a utiliser la
redondance spatiale : chaque tache est dupliquée et les deux versions s’exécutent en pa-
ralléle sur des processeurs distincts. Cette approche nécessite donc de doubler le nombre
de processeurs. Nous avons choisi une approche permettant de limiter les surcofits.

Nous avons considéré les mécanismes de reprise apres la panne d’un processeur. Nous
avons considéré dans cette étude le cas ou un seul processeur tombe en panne mais nos
résultats peuvent se généraliser au cas ou plusieurs pannes surviennent. Nous avons en-
visagé différentes stratégies de reprise totale ou partielle, pour les stratégies d’ordonnan-
cement EDF et PF. Pour les stratégies équitables, nous avons envisagé la reprise totale
avec modification des parametres temporels. Pour cela, nous avons donc été amenés a

étudier plus précisément le fonctionnement de ces stratégies.

0.5.3 Etude des ordonnancements P-équitables dans un contexte plus large

Les algorithmes d’ordonnancement P-équitables sont des algorithmes a priorités dy-
namiques optimaux dans le contexte des ordonnancements multiprocesseur pour des
taches indépendantes, a départs simultanés et a échéances sur requétes.

Pour prendre en compte la tolérance a une panne processeur, des ré-aménagements de ce
modele d’ordonnancement s’averent nécessaires car le modele de taches considéré n’est
plus a départs simultanés et a échéances sur requétes. En effet, une panne peut conduire
a la re-exécution d’une ou plusieurs taches, ce qui entraine un décalage de ces taches
et cela revient a gérer un systeme a départs différés. De plus, pour permettre la reprise

des taches, il faut considérer des échéances contraintes. Dans la littérature, des travaux
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supplémentaires ont propos¢ des extensions au contexte d’utilisation des ordonnance-
ments P-équitables. Les cadres envisagés ne correspondent cependant pas exactement a
notre approche. Nous avons donc redéfini la notion d’ordonnancement P-équitable dans
un contexte d’ordonnancement de tiches a départs différés et a échéances contraintes
puis nous avons proposé¢ une condition suffisante d’ordonnangabilité. Nous avons enfin

procédé a des simulations pour étudier la pertinence de notre condition.

0.5.4 Adjonction de nouvelles tiches

La panne d’un processeur, est un événement qui peut survenir dans la vie d’un
systéme multiprocesseur. Il est donc nécessaire de disposer de méthodes performantes
d’analyse d’impact sur I’ensemble du systeme pour la maitrise du surcout engendré par
la politique de tolérance a la panne processeur. De plus les systémes temps-réel se carac-
térisent par une interaction continue avec leur environnement et doivent satisfaire non
seulement des exigences fonctionnelles prévues a priori mais également celles non pré-
vues.

I1 s’agit donc d’étendre la capacité du systéme pour s’adapter a un nouvel environne-
ment. Une solution consiste en la reprise de la tdche impactée par la panne proces-
seur en réponse a un probléme lié a une panne processeur. Cette tiche peut étre reprise
comme une nouvelle tiche. L’étude d’une telle solution peut se généraliser en 1’étude de
I’adjonction de nouvelles taches dans le systéme ou la suppression d’une tache du sys-
teme. L’étude d’un fonctionnement multimodal du systéme permettant 1’évolution des
exigences fonctionnelles au cours de la vie de 1’application, peut également étre intéres-
sante.

Nous étudierons des protocoles d’adjonction de taches pendant la phase d’exploitation
du systéme. Nous nous intéresserons tout d’abord a I’adjonction d’une tache dans un
systéme de taches ordonnancé selon une politique d’ordonnancement P-équitable. Notre
intérét se portera plus particulierement dans ce cas a la gestion des flux d’apériodiques.
Nous proposerons un test d’acceptation de complexité polynomiale.

L’algorithme d’acceptation que nous proposons repose sur le principe de répartition ré-

guliere des temps creux processeur. Afin de pouvoir traiter des systemes de taches in-
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teragissantes, nous nous tournons vers une stratégie hors-ligne. Nous considérons une
approche a base de modele s’appuyant sur les réseaux de Petri. Nous avons adapté 1’ap-
proche proposée dans [60] au contexte multiprocesseur, puis nous avons propos¢ des
techniques de construction de séquences de maniere a intégrer en particulier le criteére
de répartition réguliére des temps creux. Ceci nous permet alors d’étendre notre routine

d’acceptation a ce contexte.

0.6 Organisation du document

Le document est structuré en deux grandes parties, la premicre présente le contexte
général de nos travaux et 1’état de 1’art. Elle se compose de deux chapitres. Le premier
traite de I’ordonnancement multiprocesseur. On y introduit toutes les notions générales,
ainsi que les algorithmes P-équitables. Le second chapitre présente I’approche hors-ligne
a base de réseaux de Petri, tirée de [60]. La seconde partie présente le travail réalisé. Elle
est organisée en 5 chapitres. Le premier traite du probléme de la cyclicité. Le second
s’intéresse au probléme de la reconfiguration en cas de panne d’un processeur. Les deux
chapitres suivants mettent en place des outils utiles pour résoudre les probléemes de re-
prise : le chapitre 5 s’intéresse aux ordonnancements P-équitables, le chapitre 6 présente
notre routine d’acceptation de taches apériodiques, d’une part dans le cas de systémes de
taches indépendantes, et d’autre part pour des systemes de taches interagissantes. Dans
le premier cas, les taches périodiques sont ordonnancées par un algorithme équitable,
dans le second cas, nous présentons une stratégie mixte : les taches périodiques sont or-
donnancées hors-ligne, a 1’aide d’une approche a base de réseau de Petri, et les taches
apériodiques sont acceptées en ligne. Enfin, nous donnons quelques résultats concernant
I’adjonction d’une tache périodiques au systéme ainsi que le fonctionnement multimodal

de I’application dans le chapitre 7 ou nous concluons par ailleurs.
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Dans cette partie, nous présentons de manicre générale les systémes temps-réel qui
sont des systemes pour lesquels 1’exactitude des applications ne dépend pas seulement
de I’exactitude des résultats, mais aussi du temps auquel ce résultat est produit. Nous
nous intéressons plus particulierement a I’ordonnancement de ces applications. Dans le
premier chapitre de cette partie, nous présentons les différentes politiques d’ordonnance-
ment des applications temps-réel sur des plateformes multiprocesseurs. Nous présentons
les limites de ces politiques d’ordonnancement quand on passe d’une plateforme mo-
noprocesseur a une plateforme multiprocesseur. Nous terminons la partie par un second
chapitre ou nous présentons plus particulierement les politiques d’ordonnancement hors-
ligne a base de modele qui proposent une alternative aux stratégies d’ordonnancement

en ligne.






CHAPITRE 1

ORDONNANCEMENT MULTIPROCESSEUR

1.1 Contexte d’exécution

1.1.1 Contexte matériel

L’évolution de la puissance des processeurs est insuffisante de nos jours au regard des
besoins des applications temps réels. Par conséquent les applications temps-réel com-
plexes sont déployées sur des architectures multiprocesseurs, afin de leur permettre de
satisfaire leurs contraintes temporelles. Un cas particulier des plate-formes multiproces-
seur nous intéresse dans cette these : les plate-formes composées de plusieurs proces-
seurs identiques dotés d’une horloge commune. Sur ces plate-formes, les processeurs
ont la méme puissance de calcul. Il existe des architectures matérielles composées de
plusieurs processeurs, chacun des processeurs étant caractérisé par sa propre capacité de
calcul. Lorsqu’un traitement met 7 unités de temps a s’exécuter sur un processeur, ce
méme traitement demandera s X 7 unités de temps pour s’exécuter sur un autre proces-
seur de la plateforme, le facteur s étant constant et connu. On parle alors de processeurs
uniformes. Les processeurs identiques sont donc un cas particulier des processeurs uni-
formes qui vérifient s = 1 pour tout couple de processeurs.

Dans la suite nous considérons que chaque processeur posséde sa propre mémoire pri-
vée et peut accéder en temps constant a une mémoire commune. Sous cette hypothese,
le colit de communication inter processeurs est généralement négligé, contrairement au
cas réparti [72].
L’étude des problémes d’ordonnancement doit donc étre adaptée a ce type d’architecture.
Nous adoptons alors les hypothéeses classiques suivantes en plus :
— un processeur ne peut exécuter qu’une seule tache a la fois ;
— une tache ne peut pas étre exécutée par plusieurs processeurs au méme instant.
Ceci signifie que les étapes de parallélisation ont été faites préalablement et donc

les taches que nous considérons sont supposées non parallélisables
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1.1.2 Le modéle de tache

Généralement, une application temps-réel est une application multitaches. Elle est
modélisée par un ensemble de n € N taches T = {11, T, ...7,} appelé configuration de
tdches ou systeme de tdaches. La nature des taches découle directement de 1’objectif de
I’application c’est-a-dire de son cahier de charge. Si les activations de taches sont pé-
riodiques, alors les taches sont dites périodiques. Par contre si les activations des taches
sont aléatoires, alors elles sont dites apériodiques. 11 peut arriver que pour une tache
donnée, deux activations successives soient espacée d’une durée bornée, dans ce cas la
tache est dite sporadique. Les figures 1.1 et 1.2 illustrent respectivement les activations

d’une tache périodique 7; et celles d’une tache sporadique.

o
=~
-
-+
3

r+20 3

-~
M|

Temps

TActivation

Figure 1.1 — Activations périodiques de période T;
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Figure 1.2 — Activations sporadiques

Une tache de I’application est appelée tache temps-réel. Une tache temps-réel pério-
dique 7; est caractérisée par quatre paramétres temporels qui sont (r;,C;,D;, T;). r; est la
date de premicre activation de la tache, C; est sa pire durée d’exécution (durée de traite-

ment sans interruption sur un processeur), D; son délai critique et 7; sa période.
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Une tache sporadique est quant a elle caractérisée par 3 paramétres temporels (C;, D;, T;)
sa date de premiere activation n’est pas connue. Enfin, une tache apériodique est carac-
térisée par deux paramétres temporels (C;, D;) : elle s’exécute une seule fois a un instant
non connu a priori.

L’instance d’une tdche correspond a son exécution sur une période d’activité (une pé-
riode d’activité correspond a I’intervalle de temps séparant deux activations succéssives).
Si une tache périodique 7; a un délai critique égal a sa période c’est a dire D; = T;, elle est
dite a échéances sur requétes. Si le délai critique est inférieur a la période, ¢’est-a-dire
D; < T;, la tache est dite a échéances contraintes. Lorsque D; et T; sont indépendantes,
la tache est dite a échéances arbitraires.

On appelle facteur d’utilisation du processeur pour la tiche 7; le taux d’activité du pro-
cesseur pour I’exécution des instances successives de la tache. Le facteur d’utilisation du
processeur de la tiche 7; est noté Uj; et est donné par la relation U; = % Le facteur d’utili-
sation du processeur de I’application est le taux d’activité du processeur pour I’exécution
du flot d’instances des taches de I’application. Il est noté U et est donné par la relation
U=321%

Lutilisation réelle du processeur par une tache a échéances contraintes se situe entre son
activation et son échéance. On introduit alors le facteur de charge d’une tache t; noté
CH; qui est défini par CH; = %’l Si la tache est a échéances sur requétes, le facteur de
charge et le facteur d’utilisation coincident. Le facteur de charge de 1’application est la
grandeur CH = ¥ ¢ %’l

Pour une configuration de n taches T = {11, 12, ...T, }, on appelle hyperpériode T le ppcm
des périodes des taches c’est-a-dire T = ppem(Ti, T, ..., T,) et r = max{ri} . la plus

grande date de premiére activation.

1.2 Ordonnancement global versus partitionné

Comme nous I’avons précisé dans le chapitre d’introduction, dans un contexte d’or-
donnancement multiprocesseur, il faut ajouter une étape d’affectation des taches aux

processeurs et gérer éventuellement les migrations des taches vers les autres proces-
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seurs. Cette affectation peut se faire de maniere dynamique pendant 1’exécution auquel
cas on parle d’ordonnancement global ou étre faite a priori et de facon définitive avant

I’exécution, et dans cas on parle d’ordonnancement partitionné.

1.2.1 Ordonnancement global

Il s’agit, dans cette stratégie, d’appliquer sur 1’ensemble des processeurs la straté-
gie d’ordonnancement globalement. A tout instant, les taches prétes a étre exécutées et
de plus haute priorité sont affectées aux processeurs jusqu’a concurrence du nombre de
processeurs. Si toutefois il y a moins de taches actives que de processeurs, certains pro-
cesseurs seront laissés oisifs. Dans cette stratégie la migration des taches est possible.
La migration est forte ou totale lorsqu’une tiche peut commencer son exécution sur un
processeur et la terminer sur un autre processeur. La migration est faible si une tache doit
terminer son exécution sur le processeur sur lequel elle a commencé. Cependant deux
instances différentes peuvent étre exécutées sur deux processeurs différents. Nous nous

intéressons dans notre travail au cas ou la migration est totale.

L’ordonnancement des applications temps réel sur des plateformes multiprocesseurs
suivant une stratégie globale pose de nombreux problémes. Dans un contexte d’ordon-
nancement en-ligne, les travaux de [48, 67] ont montré qu’il ne peut pas exister d’algo-
rithme d’ordonnancement optimal dans le cas général. De plus, les travaux de [79] ont
montré que le probléme de 1’ordonnancement sur une architecture multiprocesseur sui-
vant une stratégie globale est NP- complet (voir [109] pour un panorama complet de la
complexité de ce probléme) et par ailleurs, les travaux de [82, 109] ont montré que dans
ce contexte on peut se heurter a des anomalies d’ordonnancement méme lorsque 1’on ne
considere que des taches indépendantes. Par exemple :

— Le fait de considérer exactement connus les paramétres temporels d’une tache
(durée d’exécution pire-cas, période, etc.) peut conduire a des erreurs d’analyse
[8,35]:

— D’exemple suivant que nous avons pris dans la thése de David Decotigny [46]

montre que la terminaison plus tot que prévue d’une tache peut conduire a une
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anomalie d’ordonnancement illustrée dans les figures 1.3 et 1.4. Ceci montre
que valider par simulation avec la pire durée ne suffit pas. Il faut figer la sé-
quence dans ce cas, donc passer dans un mécanisme hors-ligne, i.e le calcul
d’une séquence et non pas d’utilisation d’un algorithme.

— dans un contexte d’ordonnancement a priorités fixes, une période plus grande
que prévue sans modification de la priorité peut conduire a une faute temporelle.
Cela peut s’observer sur les figures 1.5 et 1.6. Sur la figure 1.5 la séquence
produite est valide sur deux processeurs pour le systeme de taches. En modifiant
la période de la tiche 7; qu’on ramene a 5, la séquence produite n’est plus valide
comme I’illustre la figure 1.6. Cela est dii au fait que 1’ordre d’exécution de la
tache 7, ne peut pas changer. Il aurait fallu réaménager les priorité des taches
pour obtenir une séquence valide.

— Ladiminution de la durée d’exécution (implicitement du facteur d’utilisation) pour
un systeme non ordonnangable ne garantit pas toujours qu’il deviendra ordonnan-
cable. Cela s’appelle I’effet Dhall introduit par Dhall et Liu dans [50]. L’exemple
suivant illustre bien ce phénomene : soit un systeme 7 de m + 1 taches périodiques
ordonnangables sur une plateforme de m processeurs par RM. Les tache de 7 sont
telles que : V€ Taveci=1...m, T, = 1 et C; = 2¢€. La tache 7, est telle
que T+ = 14 € et Cpyp = 1. Toutes les taches s’activent a 1 = 0. Les taches
T;, i = 1...m, prendront les m processeurs car elles sont les plus prioritaires et
s’exécuteront pendant 2¢€ unités de temps. Ensuite la tache 7,,,| pourra prendre
un processeur a I’instant 2€. Comme sa durée d’exécution est 1, elle terminera a
I’instant 1+ 2¢ alors que son échéance est 1 + €. Donc la tache 7, ratera son
échéance. Nous avons U = 2em + ﬁ En maintenant m constant et en faisant
décroitre €, on obtient un systeme de tache dont le facteur d’utilisation tend vers
1 mais non ordonnangable. Ce phénomene s’observe méme si on consideére un
ordonnancement EDF [50].

— Les travaux de [8, 75] montrent que la notion d’instant critique pour une tache
introduit dans le cas monoprocesseur par [81] n’est plus valable quand on passe en

multiprocesseur( I’instant critique pour une tache 7; correspond a I’instant auquel
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elle est activée simultanément avec 1’ensemble des taches plus prioritaires qu’elle.
Le scénario ainsi décrit correspond, dans le cas monoprocesseur au scénario pire
cas pour la tache 7; et le temps de réponse pour cette instance correspond au temps
de réponse le plus long encore appelé temps de réponse pire cas). Dans le cas
multiprocesseur, ceci ne correspond pas nécessairement a la pire durée, comme
I’illustre la figure 1.7. D’apres les travaux de [81], I’instant critique de la tache
73 est 0 et alors sa premicre instance devrait avoir le plus long temps de réponse.
Sur la figure, on remarque que le temps de réponse de la premicre instance de
la tache 13 est 3 alors que le temps de réponse de la seconde instance est 4. Donc
cette définition du pire cas ne tient plus en multiprocesseur et cette situation a pour

conséquence 1’absence d’analyse pire cas en multiprocesseur.

T3 rate son échéance

n t—l
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. ) Figure 1.4 — Ordonnancement non va-
Figure 1.3 — Ordonnancement valide

la diminution du temps d’exécution de la tache %dcel :entraz”né le dépassement d’échéance
de la tache Ty (figure de droite) alors que l’ordonnancement était valide(figure de
gauche). Dans cet exemple |’'ordonnancement est non préemptif et au plus tot sur un
processeur et la priorité est donnée a la tdche ayant I’échéance la plus courte. Notons
que [’exemple ne correspond pas a notre contexte. Il illustre juste que dans le cas le
plus simple, considérer comme connus les parametres d’une tache peut conduire a des

anomalies d’ordonnancement.
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sur la figure de gauche, la séquence d’ordonnancement du systéme de tiches T =
{11(0,1,2,4),1(0,3,3,5),73(0,7,8,10) } est valide. Sur la figure de droite, le systeme
de tdches devient T ={1(0,1,2,5),1(0,3,3,5),13(0,7,8,10) } apreés le changement de

la période de 7). T3 rate son échéance, |’ordonnancement n’est plus valide .
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Figure 1.7 — Anomalie d’ordonnancement :
Sur cette figure, la séquence d’ordonnancement du systeme de tdaches T =
{11(0,1,2,2),1(0,2,3,3),73(0,2,4,4) } montre que la notion d’instant critique défini
dans les travaux de [81] n’est plus valide quand on passe sur du multiprocesseur. En
effet, le temps de réponse de la tache t| sur sa premiere instance est 3 alors que [’instant
t = 0 correspond a son instant critique. Sur sa deuxieme instance par contre, le temps

de réponse de la tdche est 4.

Malgré ces difficultés (complexité et anomalies), lorsque I’on considere les plate-
formes multiprocesseurs identiques, des travaux se sont intéressés a un aménagement des
algorithmes d’ordonnancement RM [81] et EDF [81]. Les travaux de [9] proposent une

condition suffisante pour I’ordonnangabilité avec RM. Les travaux de [107] ont montré
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que sur une plateforme de m processeurs identiques et pour un systeme de taches indé-
pendantes, si le facteur d’utilisation de chaque tiche vaut au plus 5 " et le facteur d’uti-
lisation totale est inférieur ou égal a 2};”—:, alors ce systeme de taches est ordonnangable
par EDF. 1ls ont par la suite proposé 1’algorithme EDF — US[m/(2m —1)] qui est un
aménagement de 1’algorithme EDF et RM — US|[m/(2m —1)] qui est un aménagement
de RM, et ont montré que ces algorithmes ordonnancent respectivement tout systéme de
taches indépendantes dont le facteur d’utilisation total est inférieur ou égal a % et
%. Ces résultats ont été généralisés dans [12] pour I’algorithme EDF', qui montre que
EDF ordonnance tout systéme de taches indépendantes dont le facteur d’utilisation total
U esttel que U < m(1 — thay) + Umay OO Upgy = max {U;|1; € T}. Baker, dans [13] donne
une condition générale d’ordonnangabilité avec EDF sur une plateforme de m proces-
seurs identiques suivant la stratégie globale. Dans ses travaux, il montre qu’un systéme
de n taches périodiques indépendantes 71, .. .7, est ordonnangable sur m processeur par
EDF si Y7 %’(1 + %7;’;[)”}) <m—A(m—1),0u = max{m,i: 1, ,n}
et Dyin = min{D;,i = 1...n}.

L’ordonnancabilité par EDF dépend ici de 2. Plus la valeur de A décroit, plus le facteur
d’utilisation total croit. Ce résultat a été étendu aux algorithmes d’ordonnancement RM
dans [14]. Dans tous les cas, pour que le systéme soit ordonnancable, il faut surdimen-

sionner le systéme entrainant ainsi une perte de temps processeur.

Baruah et al. dans [18] ont étendu les algorithmes d’ordonnancement fluides au cas
multiprocesseur identiques pour les taches périodiques indépendantes. Ils ont montré
I’existence d’une famille d’algorithmes de complexité polynomiale si on considere des
taches a départs simultanés a échéances sur requétes. Ces algorithmes sont appelés al-
gorithmes d’ordonnancement P-équitables (PFair). Les fondements théoriques de cette
famille d’algorithmes sont établis dans [16]. Nous verrons plus en détail ces algorithmes

en section 1.4 et dans le chapitre 5.



29

1.2.2 Ordonnancement partitionné

Dans ce modele, les taches sont regroupées par processeur des la phase de concep-
tion, et un algorithme d’ordonnancement local dérivé du cas monoprocesseur est em-
ployé sur chaque processeur. Les taches sitot affectées aux processeurs ne sont pas auto-

risées a migrer d’un processeur a 1’autre.

L’affectation (partitionnement) des taches aux processeurs dans cette stratégie est
généralement réalisée hors-ligne sur la base des caractéristiques temporelles des taches
(facteur d’utilisation). Malheureusement trouver un partitionnement optimal est équi-
valent a un probleme de sac a dos optimal (bin-packing) [41]. C’est donc un probleme
NP difficile au sens fort [79]. Avec ce modele, gérer une panne nécessite de repartir en
ligne les taches affectées au processeur en panne sur les autres processeurs, ce qui n’est
pas réaliste compte tenu de la complexité du probléme. Pour le partitionnement, deux
problémes se posent selon que le nombre de processeurs est connu (fixé a I’avance) ou

pas.

Dans le cas ou le nombre de processeurs est connu, I’objectif est de trouver une
affectation des taches et un test d’ordonnangabilité qui permet de vérifier qu’une confi-

guration de tache est ordonnangable sur un nombre fixé de processeurs [83].

Dans le cas ou le nombre de processeurs n’est pas fixé a ’avance et n’est pas a priori
borné, les travaux de [40, 53, 92, 112] proposent des heuristiques de complexité polyno-
miale fondées sur une méthode d’optimisation basée sur les algorithmes First fit , Best
fit Next Fit, Worst-Fit et recuit simulé. Les algorithmes basés sur ces heuristiques ont
plus pour objectif de minimiser le nombre de processeurs que d’étudier en réalité 1’or-
donnangabilité du systéme. L’analyse faite permet de trouver une architecture optimale.
Ces algorithmes et leur complexité sont donnés dans le tableau de la figure 1.1 :

Notons tout de méme que ces travaux se situent dans un cadre ou le nombre de pro-

cesseurs est supposé inconnu et non borné a priori, ce qui est irréaliste. Des analyses



Famille d’algorithmes Algorithmes Complexité
RM RMNF [50] O(nlogn)
RMFF [50] O(nlogn)
RMBEF [94] O(nlogn)
RM-FFDU [93] O(nlogn)
RMST [22] O(nlogn)
RMGT [22] O(nlogn)
RMGT/M [23] O(n)
RMNF-LL [93] O(n)
RMFF-LL [93] O(nlogn)
RMBF-LL [93] O(nlogn)
Autre FFDUF [44] O(nlogn)
RBOUND-MP [74] | O(n(m+logn))
EDF EDF-NF [87] 0(n)
EDF-FF [87] O(nlogn)
EDF-BF [87] O(nlogn)
EDF-WF [87] O(nlogn)
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Tableau 1.I — Récapitulatif de la complexité des algorithmes multiprocesseur partition-
nés. n est le nombre de taches et m le nombre de processeurs.

supplémentaires sont donc nécessaires pour prendre en compte 1’ordonnangabilité. La
technique d’analyse d’ordonnancabilité utilisée est basée sur I’étude du facteur d’utilisa-
tion. Les lecteurs intéressés peuvent se référer aux travaux de [3, 22, 50, 84, 86, 92, 93]
pour les algorithmes a priorités fixes et aux travaux de [85, 87] pour les algorithmes a

priorités dynamiques.

1.2.3 Comparaison

Du fait de la migration, I’approche globale est potentiellement plus puissante que
I’approche par partitionnement d’un point de vue ordonnancement. Cependant la migra-
tion des taches et la préemption font que I’ordonnancement global engendre un surcout
processeur plus élevé li¢ a I’ordonnancement.

Leung et Whitehed [79] ont d’autre part montré que ces deux approches sont incom-
parables de fagon générale. En effet sur une méme plateforme matérielle, ils ont montré

qu’il peut exister des systémes de tdches qui sont ordonnangables a I’aide d’une approche
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partitionnée mais qui ne le sont plus si une approche globale avec assignation de priori-
tés fixes aux taches est utilisée ; de méme, il y a des systémes de taches périodiques pour
lesquels il existe un ordonnancement avec approche globale avec assignation de prio-
rités fixes aux tdches mais pour lesquelles aucun partitionnement en m sous-ensembles
n’existe. Cela souligne alors I’intérét d’étudier les deux approches dans le cas général.
Dans la suite, nous considérons exclusivement 1I’approche globale pour les raisons pré-

cédemment évoquées.

1.3 Formalisation d’un ordonnancement

Nous considérons dans cette partie un ensemble 7 de » taches périodiques :

T={11,...,T,}.

1.3.1 Instance de tiache

Considérons une tache 7; € T quelconque et deux instants quelconques 7 et #'. La
tache 7; consiste en une suite infinie d’instances activées aux instants 7; + kx P, (k > 0).
Nous introduisons les notations suivantes illustrées sur la figure 1.8 :

— PI;(¢) est I'instance courante de la tiche 7; a 7 (c’est la derniére instance activée a

ou avant ¢).

— RCT;(¢) est le temps d’exécution restant a ’instance PI;(¢) de la tiche 7; a I’instant

t.

— RCT;(t) correspond au temps CPU déja consommé a I’instant 7 par 1’instance PI;(t)

de la tache ;.

— Wi(t,t") correspond au temps CPU regu par la tiche 7; entre les instants 7 et 7.

— W (t,t") correspond au temps CPU cumulé regu par I’ensemble des tiches entre les

instants 7 et #'.
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PI,‘(f,)
| |
t m = e et
A kT \/ t \/ it (k+ DT
[ RCTi(t)

Figure 1.8 — Instance en cours d’une tache : temps processeur regu par I’instance en

cours et temps processeur restant a exécuter par cette méme instance.
Compte tenu des définitions précédentes, nous avons pour une tache T;,
RCT;(t) + RCTi(t) = C:.

De plus, s’il n’y a aucun temps d’inactivité processeur entre les instants 7 et ¢/, alors
W(t,t'") = m(t'—t), ol m est le nombre de processeurs de la plateforme.
Afin de pouvoir définir I’état instantané du systéme, nous introduisons la notion d’état

d’une tache et d’¢tat du systeme.

Définition 1. L’état d’une tdache 7; a un instant t est défini par :

(0,disti(t) =ri—t) si T; n'est pas encore active(t <r;)

sti(t) =
(RCT;(¢),disti(t)) sinon

ou dist;(t) est la durée qui sépare ['instant t de la prochaine activation de la tdche
T;.

L’état du systeme S a l'instant t est défini par STs(t) = (st1(t),st2(t),...,sty(1)).

Dorénavant, nous appellons wunité de temps ’'intervalle de temps [f,£+41). On dit
qu’une tache a été¢ ordonnancée a I’instant 7 si elle a bénéficié¢ du processeur pendant

I’unité de temps 7.
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1.3.2 Ordonnancement

Formellement, un ordonnancement sur une plateforme de m processeurs est une ap-
plication O définie par :0 : N — ,,(7) telle que 7; € O(¢) < 1; a été ordonnancée a

I’instant 7. Soit O; la fonction indicatrice définie par

1 si 7;€ O(I)

Oi(t) =
: 0 sinon

I1 s’en suit d’apres la définition de 1’état d’un systéme que donner un ordonnance-

ment du systeme est équivalent a donner une suite d’états du systeme.

Un ordonnancement est valide si et seulement si

t=ri—1

V1, €T, 2 Oi(t):() et,

t=0
t=ri+(k—1)Ti+D;—1 t=ri+kT;—1
Vk €N, D Oi(t)= Y 0i(t) =kxC;
t=0 =0

Une politique d’ordonnancement est conservative si elle ne laisse aucun processeur in-

actif pendant qu’une tache est en attente. Plus formellement, cela se définit par

|0(8)| < m=|{i/st;(t) = (a,b) avec a > 0}| < m.

Un ordonnancement est déterministe si et seulement si les décisions d’ordonnancement
sont les mémes quand 1’état du systéme est le méme : STs(¢) = STs(¢') = O(¢) = O(¢).
Un ordonnancement est cyclique a partir d’un instant z. et avec une périodicité 7 si et
seulement si V¢ > 1.,0(t) = O(t+ T). Si en plus I’ordonnancement est déterministe, la

propriété de cyclicité peut étre déduite a partir de ’examen de 1’état du systéme :

Lemme 1. Soit O un ordonnancement déterministe. S’il existe un instant t( tel que

STs(to) = STs(to+ T'), alors O est cyclique a partir de ty et de périodicité T.
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Démonstration. Cela peut facilement étre prouvé par induction, en utilisant I’hypothese

du déterminisme. [l

Enfin, nous définissons les stratégies d’ordonnancement monotone comme des stra-
tégies telles que la charge processeur restante de toute tache 7; a tout instant 7 + 7" est
supérieure ou €gale a la charge processeur restante de la tache a I’instant ¢.

Formellement, un ordonnancement monotone se définit par :

Définition 2. Un ordonnancement déterministe conservatif O est monotone si
Viel...nNt >ri,RCT(t+T) > RCT;(1).
Notons que cette propriété peut étre reformulée en :
Viel...nVt>r,RCTy(t)+RCT;(t+T) < C;.

1.4 Les ordonnancements P-équitables

Dans ce paragraphe, nous nous plagons dans le contexte des tdches indépendantes
a départs simultanés et a échéances sur requétes, dans lequel les ordonnancements P-

équitables ont été définis.

1.4.1 Principe général

Dans ce modéle d’ordonnancement, il s’agit de permettre a chaque tache de s’exécu-
ter de fagon réguli¢re dans le temps, donc a "vitesse constante", la vitesse correspondant,
pour une tache 7; donnée, au facteur de charge U; de celle-ci. En effet, dans un ordon-
nancement idéal, chaque tache 7; doit recevoir exactement U; * ¢ unités de processeur
dans I’intervalle [0,#). Cependant, ceci n’est pas toujours possible car le temps proces-
seur est discret. Donc a un instant 7, le nombre d’unités de temps processeur regues par
une tache doit étre entier. Les ordonnancements P-équitables tentent a chaque instant
de s’approcher le plus fidelement possible de cet ordonnancement idéal. Par conséquent

on approxime la quantité U; ¢ soit par I’entier directement supérieur, soit par 1’entier
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directement inférieur. La différence entre 1’ordonnancement idéal et I’ordonnancement
construit est formalisée par la notion de retard. Formellement, le retard d’une tache
7; a un instant # € N et pour un ordonnancement O noté retard(O, 7;,t) est donné par
retard(0,T;,t) = U;jxt — Zj:j)_l O;(t). Un ordonnancement est alors P-équitable si et
seulement si

Ve t,Vt €N, —1 <retard(O,1;,t) < 1.

Cela veut dire que 1’écart absolu entre la progression idéale et la progression réelle, pour
toute tache et a tout instant doit toujours étre inférieure a I'unité.

Ceci implique qu’a chaque instant 7 chaque tdche 7; de t doit avoir regu |U;*7| ou
[U;*t] unités de temps processeur.

Graphiquement cela s’interpréte de la fagon suivante : si nous notons W(¢) la charge
processeur idéale regue par une tache, lors d’un ordonnancement P-équitable, la courbe
représentant la charge processeur réellement regue par la tdche est comprise entre les
droites d’équation W_ = U;xt — 1 et W' (¢) = U;xt + 1. La charge processeur regue
étant une valeur discréte, la courbe représentant cette charge processeur regue est une
ligne brisée. La tiche est en avance si cette ligne brisée est au dessus de la droite W ()
mais en dessous de W (¢) = U;x+ 1 et en retard si la ligne est en dessous de la droite
W (t) mais au dessus de W_ = U; ¢ — 1. Ceci est illustré par la figure 1.9.

Avant de présenter la mise en ceuvre des ordonnancements P-équitables ainsi que les
algorithmes PF, PD et PD? dans les sections & venir, nous allons présenter quelques
notions qui leurs sont communes :

— La chaine caractéristique d’une tiche 7; a un instant # € N notée oy(7;) est une

suite infinie des caractéres {—,0,+} avec
04(1;) =sign(Uix (t+1) — |Uixt] —1).

— La sous chaine caractéristique d’une tache 7; a un instant # € N notée o(7;,#) est

une chaine finie définie par :

o(Tit) = Oy 1(Ti) O12(Ti) - ... oy (i)
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Figure 1.9 — P-équité

avec /' = min {j:j>tet oj(t)=0}.

— Dans un contexte d’ordonnancement P-équitable O et a un instant 7, une tache 7;
est dite en avance si et seulement si retard(O, 1;,t) < 0, en retard si et seulement
si retard(S,1;,t) > 0, ponctuelle si et seulement si elle n’est ni en avance ni en
retard.

— Dans un contexte d’ordonnancement P-équitable O et a un instant 7, une tache 1;
est dite interdite si et seulement si elle est en avance et oy (7;) # +; elle est dite
urgente si et seulement si elle est en retard et o, (7;) # — ; enfin elle est possible
si et seulement si elle n’est ni interdite ni urgente.

De maniere informelle ces notions s’interprétent de la fagon suivante : a tout instant 7,

— une tache urgente est une tiche qui est en retard et qui serait sous la droite limite
inférieure a I’instant ¢ si le processeur ne lui était pas attribué. Cette tiche doit
donc bénéficier du processeur a cet instant car sinon I’équité sera violée.

— une tache inferdite est une tache qui est en avance et qui serait au dessus de la
droite limite supérieure a I’instant 7 si le processeur lui était attribué. Cette tache

ne doit donc pas bénéficier du processeur a cet instant car sinon 1’équité ne serait
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plus respectée.
— une tache possible n’est ni urgente ni interdite et 1’équité ne sera pas violée que le
processeur lui soit attribué ou non.
Pour les trois algorithmes, mis a part le traitement des cas d’ex-aquo ’algorithme d’élec-
tion des taches les plus prioritaires est le suivant : pour une configuration de » taches
périodiques a départs simultanés a échéances sur requéte 7 = {71, 7,...7,} et sur une
plateforme de m processeurs identiques, la politique d’élection des tache par les algo-

rithmes P-équitables peut se résumer ainsi :

1. déterminer les sous ensembles des taches urgentes, possibles et interdites ;

2. allouer les taches urgentes (dont le nombre est inférieur ou égal a m) aux proces-

seurs ;

3. allouer aux processeurs libres les taches possibles les plus prioritaires.

1.4.2 Mise en oeuvre : les sous-taches

Pour des raisons d’implémentation, chaque tache 7; est subdivisée en sous-taches de
durée unitaire. Afin d’assurer la régularité de 1’exécution de la tache, les sous-taches
doivent s’exécuter dans des intervalles appelés fenétres d’exécution. Différentes sous-
taches d’une tache peuvent s’exécuter sur des processeurs différents (car la migration est
autorisée) mais pas simultanément (c.-a-d. que le parallélisme au sein d’une tache est

interdit).

La j™¢ sous tache de la tiche 7; avec j > 0 est notée T‘lf . Chaque sous-tache r'lf a

une pseudo date d’activation r{ et une pseudo échéance dlj définis par : r{ = Léj et
J_ [+l

df = | ],

La fenétre d’exécution de la sous-tache Tl.j est alors [rl’ , dij ) et la taille de la fenétre notée

|Ill‘ vaut d/ —r/.
i+l ' ' . .

Remarquons que 7/ coincide avec ¢/ — 1 ou d/. Cela veut dire que deux sous taches

consécutives de la méme tache ont des fenétres d’exécution qui soit sont disjointes, soit

se chevauchent sur une unité de temps. L’exemple de la figure 1.10 illustre une exécution
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P-équitable de la tache 7;(0,3,5,5).
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requ par latache //
4
6L ’,’ ’»',
/’ I'
4 7z -
- /’¢' '/f' I/Vl ([):lel—l
I” l/
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Figure 1.10 — Ordonnancement P-équitable de la tache 7; = (0,3,5,5).
Les fenétres d’exécution des sous-tdches sont aussi illustrées.Ici,b! =1 et b} =0

La valeur b{ = b(‘cl-j) définie par b{ = dlj — r{“ = PUL}—‘ — L]UL,IJ , est appelée bit
successeur de la sous tache Tl.j . Le bit successeur d’une sous tache Tij ne peut prendre
que deux valeurs : 0 et 1. Ce bit successeur vaut 0 si la fenétre d’exécution de la sous
tache ’L'l-j est disjointe de celle de la prochaine sous tache de la tache 7;, c’est a dire 7:l.j 1
Et le bit successeur de la sous tache ’L'Z.j vaut 1 si les deux fenétres se chevauchent d’une
unité de temps.

L’idée ayant conduit a 1’utilisation de la notion de bit de successeur de maniére générale
est d’éviter un effet domino qui caractérise le fait que 1’ordonnancement d’une sous

tache de bit successeur 1 sur la derniere unité de temps de sa fenétre temporelle entraine

nécessairement un décalage de la sous-tache suivante et ce récursivement.
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1.4.3 Les algorithmes P-équitables

En ce qui concerne 1’ordonnangabilité, a ce jour, trois algorithmes d’ordonnance-
ment P-équitables optimaux ont été proposés. Il s’agit de PF [18], PD [17], PD? [5]. Ces
algorithme sont une adaptation de I’algorithme EPDF [4] qui est un algorithme sous-
optimal dans ce contexte. L’algorithme £ PDF, pour Earliest-Pseudo-Deadline-First, at-
tribue la priorité aux sous taches selon une politique £DF. Malheureusement, Srinivasan
et Anderson ont prouvé dans [4, 105] que EPDF seul ne peut étre optimal que dans un
contexte biprocesseur. Cependant £PDF peut étre rendu optimal dans le cas ou m > 2
en lui associant des régle de gestion des ambiguités (cas d’égalité de priorité entre sous
taches). Les algorithmes PF, PD, etPD* ont donc été obtenus en ajoutant des régles
de gestion des ambiguités a 1’algorithme EPDF'. Ces trois algorithmes différent dans la

maniére de résoudre les problémes de conflits.

1.4.4 L’algorithme PF

L’algorithme d’ordonnancement PF est le premier algorithme obtenu en ajoutant
des regles de gestion des ambiguités a EPDF et c’est le premier algorithme a avoir été
prouvé optimal [18]. Sous 1’algorithme d’ordonnancement PF, chaque tache est subdi-
visée en sous-taches et les priorités sont attribuées aux sous-taches selon 1’algorithme
suivant :
aun instant 7, si les sous-tdche 7;’ et 77 sont prétes, alors 7;’ est plus prioritaire que 77, ce
que I’on note 7/ = 77, si I'une des conditions suivante est vérifiée :

— di <d (regle 1);

- d' = djv et b > b} (regle 2);

—dl =d, by = b =Tet " - T (regle 3).

Si des sous-taches n’ont pas pu étre départagées par les conditions ci-dessus, alors le
choix de la sous-tache la plus prioritaire se fait de maniere arbitraire.

Avec PF, I’ambiguité est donc levée en comparant les bits successeurs (régle deux (2)),
puis un appel récursif (regle trois (3)) aux regles une (1) et deux (2) appliquées aux sous

taches suivantes. Cette récursivité de la régle trois (3) rend cet algorithme plus complexe.
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Theoréme 1. Optimalité de PF ([18]) - [’algorithme d’ordonnancement PF est optimal
pour [’ordonnancement de tdches périodiques indépendantes a départs simultanés et a
échéances sur requétes sur une plateforme multiprocesseur. Dans ce contexte, un systeme

de tdaches est ordonnangable si et seulement si U < m.

1.4.5 L’algorithme PD

Baruah, Gehrke et Plaxton ont proposé plus tard dans [17] I’algorithme PD qui sim-
plifie PF en éliminant I’appel récursif par remplacement de la régle 3 de PF. Avant de
présenter 1’algorithme PD [17], nous allons introduire la notion d’échéance de groupe.
Tout d’abord, nous dirons d’une tiche 7; dans la suite qu’elle est de poids lourds si
U, > % Elle est de poids léger si U; < % Il a été montré dans [5], qu’une taches 7; est de

poids lourds si et seulement si ‘Iil ] =2etVj>2, [lj’ =2ou3.

T /
Soit 77,...,T;

une suite de sous taches, dans cet ordre, de la tache 7; de poids lourd telle

que :

bl =1et (|If

=2eabi=1)e (

IZ-IH‘:?a ou (

14 =2e bt =0))

avec j < k<.

Si une sous tache de I’ensemble ri] ey Tl.l

venait a étre ordonnancée sur la derniere unité
de temps de sa fenétre d’exécution, alors les sous taches suivantes de cet ensemble de-
vraient étre ordonnancées sur la derni¢re unité de temps de leur fenétre de réalisation. En
réalité, I’ensemble ‘L'l-j e ‘L'l-l peut étre considéré comme une seule et méme entité a étre
ordonnancée et soumise a une échéance de groupe. Formellement, 1I’échéance de groupe

d’une groupe de 7/,.. ., ’L'l-l vaut :

dl+1si |11 =3
d sibl =0
Intuitivement, si I’on décompose une tache de poids lourd en sous taches, et on se met

dans la situation ou toutes les sous taches s’exécutent sur la premiére unité de temps de

leur fenétre de réalisation, alors les instants d’inactivité de cette tAche correspondent aux
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échéances de groupe de cette tache. Plus précisément, les échéances de groupes reperent
la fin d’une unité de temps d’inactivité. Généralement, soit 7; une tache et ‘L'i] une sous

tache de 7;, alors 1’échéance de groupe de rl.j notée Dl’ est définie par :

Min {u t.q u est une échéance de groupe de 7; et u > d{} siU; > %

D —
OsiU,-<%

De méme, pour une sous tdche donnée ‘L'l-j , on définit son bit successeur B{ de groupe
comme ¢étant le bit successeur de la derniére sous tache du groupe auquel elle appartient.
Intuitivement, la notion de bit successeur de groupe a été introduite pour différencier les
groupes de sous taches dont la fenétre d’exécution de la derniére sous tache est de taille
3 (dans ce cas le bit successeur du groupe est égal a 1) de ceux dont la derniere fenétre
d’exécution est de taille 2 (dans ce cas le bit successeur du groupe est égal a 0).
Maintenant que les notion d’échéance et de bit successeur de groupe sont définies, nous
allons présenter 1’algorithme PD. Les taches étant décomposées en sous taches, la sous
tache 7}’ de la tiche 7; est plus prioritaire que la sous tiche T; de la tdche 7; si :

- dr<d);

— dif =dj et b > b}

— di =djetbi =b;=1etD{>Dj;

—di =djethi=0b;=1etD/=D}etU; > Uj;

- dl?’:d;etb?:b;: 1 etDl?’:D}’. etUi:UjetBlL-’>B;;
I1 peut arriver que des sous-taches ne soient pas départagées par les conditions ci-dessus,

alors le choix de la sous-tache le plus prioritaire se fait de manicre arbitraire.

Theoréme 2. Optimalité de PD ([17]) - [’algorithme d’ordonnancement PD est optimal
pour [’ordonnancement de tdches périodiques indépendantes a départs simultanés et a
échéances sur requétes sur une plateforme multiprocesseur. Dans ce contexte, un systeme

de tdches est ordonnangable si et seulement si U < m.
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1.4.6 L’algorithme PD?

Anderson et Srinivasan dans [5], ont montré que les régles quatre (4) et cinq (5) de
I’algorithme PD étaient de trop. Ils ont alors proposé 1’algorithme PD? [5, 6] qui est en
fait ’algorithme PD débarrassé de ses régles quatre (4) et cing (5).

Dans un contexte d’ordonnancement avec PD?, les taches sont décomposées en sous
taches. La sous tache 7;' de la tiche 7; est plus prioritaire que la sous tiche 1‘}.’ de la tache
Tjsi:

—dl <d;

— di =dj et b} > b};

— di =djetb! = b} =1et Df > D7;

Dans ce cas aussi il peut arriver que des sous-taches ne soient pas départagées par les
conditions ci-dessus, alors le choix de la sous-tache le plus prioritaire se fait de maniére

arbitraire.

Theoréme 3. Optimalité de PD? ([5]) : I algorithme d’ordonnancement PD? est optimal
pour 'ordonnancement de taches périodiques indépendantes a départs simultanés et a
échéances sur requétes sur une plateforme multiprocesseur. Dans ce contexte, un systeme

de tdches est ordonnancable si et seulement si U < m.

L’optimalité de PD? [5] montre alors que les deux derniére conditions de 1’algo-
rithme PD était en réalité inutiles. Dans tous les cas on peut remarquer que toutes les
valeurs dont on a besoin pour lever une ambiguité peuvent étre calculées hors-ligne ren-
dant ainsi la mise en oeuvre de ces algorithmes plus faciles que la mise en oeuvre de PF'.
D’autre part, des deux derniers algorithmes, PD? est celui qui a le moins de conditions
donc le plus facile a mettre en oeuvre, ce qui fait dire & [7] que PD? est le meilleur des

trois algorithmes P-équitables connus optimaux.

Il y a eu dans la littérature une version statique de 1’ordonnancement P-équitable.
A notre connaissance le seul algorithme P-équitable attribuant les priorités de maniere

statique est 1’algorithme W M proposé par Baruah dans [16]. Cet algorithme attribue les
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priorités aux taches proportionnellement a leur poids. Il est montré dans [16] que 1’al-
gorithme W M est optimal dans un contexte monoprocesseur pour un systéme de taches
périodiques a échéances sur requétes avec U < /n2. Les travaux de Ramamurty et Moir
dans [99] montrent que le critére d’ordonnancabilité donné dans [16] est une condition
suffisante d’ordonnancabilité d’un systeme de taches indépendantes a échéances sur re-
quéte par WM. Anderson et Johnson utilisent les travaux de [99] pour prouver dans
[3] que la condition U < 7 est un critére analytique d’ordonnancabilité avec WM en
multiprocesseur. IIs prouvent par la suite qu’aucune autre politique d’ordonnancement a
priorités statiques ne peut fournir un meilleur critére [3].

L’utilisation d’un algorithme P-équitable avec assignation statique des priorités fait perdre
alors la moitié de la capacité des processeurs globalement comparativement aux algo-

rithmes P-équitables optimaux.

1.5 Conclusion

Nous avons présenté dans ce chapitre les définitions formelles liées a la notion d’or-
donnancement et les ordonnancements P-équitables. Nous avons présenté les différents
algorithmes d’ordonnancements P-équitables qui existent ainsi que leur résultat d’opti-
malité. Ces différents algorithmes ne different les uns des autres que par leur fagon de

départager les ex-&quo.






CHAPITRE 2

ORDONNANCEMENT HORS-LIGNE

Lorsque des contraintes plus complexes sont a prendre en compte (ressources, pré-
cédence, etc.), peu de résultats existent concernant les algorithmes en-ligne et il n’existe
pas d’algorithme optimal. Une solution alternative pour ordonnancer de tels systemes
est de faire alors appel aux techniques hors-ligne. Un autre intérét des techniques d’or-
donnancement hors-ligne est de permettre la détermination de séquences d’ordonnan-
cements valides vérifiant des contraintes qualitatives additionnelles telles que 1’optimi-
sation du temps de réponse de certaines tdches ou la minimisation de la gigue d’autres
taches. Ces criteéres ne sont pas considérés par les algorithmes en-ligne classiques.

Les stratégies d’ordonnancement hors-ligne sont les seules stratégies qui permettent
d’obtenir un ordonnancement optimal dans le cas général et de traiter certaines configu-
rations que les algorithmes en-ligne ne savent pas ordonnancer. Ces stratégies ont donc
une puissance d’ordonnancement supérieure. En effet, la connaissance a priori des dates
d’activation de toutes les instances de toutes les taches (on parle de clairvoyance) les
rend plus performantes que les stratégies d’ordonnancement en-ligne qui fondent leurs
décisions sur la seule connaissance instantanée du systéme. Cependant, la mise en ceuvre
de telles stratégies est nettement plus coliteuse, notamment parce qu’il s’agit souvent de

stratégies d’exploration exhaustive de I’espace des solutions.

2.1 Principe des approches a base de modéle

2.1.1 Schéma général

Les approches a base de modele sont des approches permettant I’exploration exhaus-
tive de I’espace d’état du systéeme. Ce sont des approches énumératives. Elles permettent
de vérifier I’ordonnancabilité du systéme avant son lancement. Une fois 1’ordonnanga-
bilité de I’application établie, une séquence d’ordonnancement est calculée et implantée

au sein d’un séquenceur pour étre répétée a I’infinie.
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D’autre part, ces approches permettant une exploration exhaustive de I’espace d’état du
systéme, elles permettent de vérifier de nombreuses propriétés du systéme autre que
I’ordonnancabilité. Elles permettent par conséquent d’affiner le choix de la stratégie a
utiliser et donc d’optimiser la stratégie.

Cependant, ces approches s’appuyant sur une construction exhaustive de I’espace des
solutions afin d’extraire une séquence peuvent conduire a une probleme d’explosion
combinatoire pour les systemes complexes. De plus, dés qu’une séquence est extraite et
utilisée, si on veut faire évoluer I’ensemble des taches, il faut recalculer une nouvelle
séquence. Cela empéche alors par exemple I’adjonction ou la suppression en ligne de
taches.

Compte tenu de la complexité d’utilisation de ces approches et de leur rigidité, elles sont
réservées aux cas ou les paradigmes en lignes ne s’appliquent pas. Mais s’il y a beau-
coup d’interactions, I’espace des solutions sera plus maitrisable et on peut ajouter des

heuristiques pour accélérer les calculs.

2.1.2 Approches présentes dans la littérature

Les méthodes d’ordonnancement hors-ligne fondent leur stratégie sur la modélisa-
tion de ’application par des systémes a ¢tats (automates, réseaux de Petri etc.). Certains
sont a temps explicite [2, 54, 100] (on parle d’automate temporis¢), d’autres a temps
implicite [36, 63]. Les modeles a temps explicite sont exploités via des techniques de
simulation, ceux a temps implicite via des techniques d’analyse. Dans les deux cas, un
premier axe d’étude consiste a produire des techniques de modélisation exhaustives i.e.
qui prennent en compte 1’ensemble des configurations réelles possibles.

Les stratégies d’ordonnancement hors-ligne connues dans la littérature traitent soit de
systemes de taches non périodiques, soit imposent des hypotheses restrictives. Certaines
stratégies ont également pris en compte des taches liées entre elles par des contraintes
de précédence ou de ressources. Les travaux de [97] ont considéré le partage de res-
sources, et proposé des algorithmes basés sur une exploration arborescente de I’espace
des solutions, couplée avec I’utilisation d’heuristiques permettant de limiter le nombre

de branches explorées. Les travaux de [56] ont pris en compte le probleme de la pré-
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cédence dans le cas d’une architecture biprocesseur. Dans leurs travaux, [56] operent
par réajustements successifs de certains des parametres temporels. Quant a [91], leurs
travaux ont ¢tudié le probleme de I’ordonnancement en présence de contraintes de pré-
cédence, pour un nombre quelconque de processeurs, mais en 1’absence d’échéances.
Enfin, les travaux de [116] présentent une stratégie permettant de prendre en compte a
la fois le partage de ressources et les contraintes de précédence. Le principe consiste a
utiliser une exploration arborescente, couplée avec des étapes de découpages des taches,
de modifications des parametres et d’adjonction de contraintes complémentaires (per-

mettant la gestion des sections critiques).

2.2 Les approches a base de réseaux de Petri

2.2.1 Les réseaux de Petri

Le lecteur intéressé par les définitions de base sur les réseaux de Petri peut se référer

a [34].

Définition 3. Réseau de Petri : un réseau de Petri est un triplet N =< P, T,W > ou :
— P={p1,...,pn} est un ensemble fini de places,
— T ={t1,...,tm} est un ensemble fini de transitions,
— W:PxTUT x P — N, N est I’ensemble des entiers naturels, est une fonction

de pondération (valuation) des arcs

Un réseau de Petri est un graphe bipartite orienté. Ce graphe posséde deux sortes de
sommets, les places et les transitions. Les arcs sont pondérés et relient une place a une
transition ou une transition a une place. On convient que W (p,) = 0 (respectivement
W(t,p) =0) lorsqu’il n’y a pas d’arc de p vers ¢ (respectivement de 7 vers p).

Les places d’un réseau contiennent des jefons dont la variation du nombre permet de

décrire la dynamique du réseaux.

Définition 4. Un marquage M est une fonction M : P — N qui décrit la répartition

des jetons. Un réseau initialisé est un réseau de Petri N assorti d’un marquage M dit
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marquage initial. On le note (N, My).

Définition 5. Une transitiont € T est franchissable (ou sensibilisée) a partir d'un mar-
quage M si et seulement siVp € P, M(p) > W (p,t).

Lorsque la transition t est franchissable a partir du marquage M, on définit le tir de la
transition t comme [’action qui modifie le marquage M en un marquage M' défini pour
toute place p € P par M'(p) = M(p) — W (p,t) + W (t,p).

On note M|t) lorsque t est franchissable depuis le marquage M et M[t) M lorsque M’
est le résultat du tir de t depuis M.

On étend cette notation a une séquence de tirs u € T* avec u = t.ty..... t, en posant

Mu) M lorsqu’il existe une suite de marquages M,, ..., M, telle que
M[I1>Ml [12>M2 .. [ln_1>Mn_1 [ln>M

On dit que u est une séquence franchissable depuis M.

La relation |.) entre les marquages de N est appelée relation de tir de N

On dit d’un marquage M de N qu’il est accessible depuis le marquage initial M

lorsqu’il existe une séquence de tir u telle que M [u) M.

Définition 6. Une place est bornée si pour tout marquage accessible, le nombre de jetons
qu’elle contient est borne.

Un réseau de Petri est borné si toutes ses places sont bornées.

Les comportements d’un réseau de Petri sont définis par ses s€quences de tir. Il existe
différentes structures pour représenter ces comportements, parmi lesquelles le graphe

des marquages.

Définition 7. Le graphe des marquages du réseau initialisé (N, My) est le graphe orienté
et étiqueté noté G(N, My) dont les sommets sont les marquages de N accessibles depuis
My et dont les arcs sont définis par la relation de tir de N : il existe un arc de M a M’

étiqueté par t si et seulement si M [t) M.

Définition 8. Le langage d’un réseau initialisé (N, My) est le langage L(N,My) C T*
défini par L(N,My) = L(G(N, My))
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Dans le comportement d’un réseau de Petri tel que nous 1’avons défini, les actions
(étiquettes des transitions pour le graphe des marquages, ¢léments de 1’alphabet pour le
langage) sont les transitions du réseau. Cependant, une définition plus générale utilise

une fonction d’étiquetage sur un alphabet d’actions fini X.

Définition 9. Un réseau de Petri étiqueté sur un alphabet T est un couple (N, My, o) ou
N =< P T,F,W > est un réseau de Petri et 6 : T — X est une fonction d’étiquetage

des transitions de N.

La fonction o est étendue a ¢ : T* — X* par 6(a;...a;) = 6(ay)...o(ax). Nous
redéfinissons alors la notion de graphe des marquages et de langage en prenant en compte

I’étiquetage.

Définition 10. Le graphe des marquages du réseau étiqueté (N, My, o) est le graphe
orienté et étiqueté noté G(N, My, o) dont les sommets sont les marquages de N acces-
sibles depuis My et dont les arcs sont définis par la relation de tir de N : il existe un arc

de M a M étiqueté par o (t) si et seulement si M[t) M .

Définition 11. Le langage étiqueté d’un réseau initialisé (N, o, M) est le langage
L(N,6,Mo) C X* défini par L(N, 6, My) = L(G(N, 5, My)).

L(N,6,Mp) = {w|EIM€ NP 1, tp, ... € T, Mo [taty-..) M, @ = G(tatb...)}.

Le langage des réseaux de Petri représente donc I’ensemble des séquences franchis-
sables a partir d’un marquage initial. Il peut cependant étre intéressant de ne considérer
que les séquences de transitions qui ménent a un ensemble de marquages particuliers
(cela peut correspondre aux marquages terminaux qui représentent les états terminaux
du systéme) ou a un sous ensemble du langage du réseau (ce sous ensemble peut regrou-
per des mots tels que les états atteints font tous partie d’un ensemble de marquages que
I’on juge plus intéressants que d’autres). Les notions de langage terminal et de centre du

langage terminal que nous introduisons ci-dessous permettent de modéliser cela.

Définition 12. Le langage terminal d’un réseau de Petri étiqueté est le langage de ce

réseau, restreint aux séquences de transitions qui menent a un marquage de [’ensemble
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terminal. Il est noté L(N, o, My,¥) out ¥ est ensemble de marquages terminaux .
L(N,o,My,¥) ={0|3M e Y, t,,ty... € T,My[taty...) M, 0 = & (t4tp...)}.

¥ C NPl est I’ensemble des marquages terminaux, généralement donné sous forme
de contraintes logiques sur les marquages, on 1’appelle donc aussi ensemble des contraintes

terminales.

Définition 13. Le centre L.(N,o,My,¥) du langage terminal L(N,c,My,¥) d’un ré-

seau de Petri (N,0, M) est le sous ensemble du langage terminal défini par
L(N,G,M(),ll’) = {(DlElMl,Mg,...,Mk eV, t,,ty,....tr €T, My [ta>M1 [tb>M2...[tk>Mk}.

Malgré tout leur intérét, les réseaux de Petri trouvent rapidement des limites lorsque
la complexité des systemes a étudier augmente ; en effet, c’est la représentation gra-
phique du réseau de Petri qui lui confere ses caractéristiques les plus intéressantes. Les
réseaux de Petri colorés introduits par [69], permettent d’alléger la représentation gra-
phique de grands modeles complexes a partir d’un nombre trés limité de places puisque
la coloration des jetons permet de regrouper plusieurs places en une seule. Nous présen-

tons ici une version tres simplifiée des réseaux colorés.

Définition 14. Réseau de Petri coloré : un réseau de Petri est un quadruplet N =<
P,T,C,W > ou :

— P={p1,...,pn} est un ensemble fini de places,

— T =At,...,tn} est un ensemble fini de transitions, flot,

— C={cy,...,cr} est un ensemble fini de couleurs,

— W:(PxTUT x P) x C — N est une fonction de pondération des arcs. On note

W (pi,ti,ci) la composante de couleur c; € C du poids de I’arc (p;,t;).

Un marquage coloré M est une fonction M : P x C — N qui décrit la répartition des
jetons par couleur. Le marquage est donc représenté par une matrice avec une colonne
par couleur. M(p;, ¢;) est lacomposante de couleur ¢; € C du marquage de la place p; € P.

Le tir des transitions s’exprime alors de la fagon suivante :
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Définition 15. Tir de transitions d’un réseau coloré : une transition t € T est franchis-
sable (ou sensibilisée) a partir d’'un marquage M si et seulement si

Vp € PNcp € C,M(pj,cr) > W(pi,t,ck). Lorsque la transition t est franchissable a partir
du marquage M, on définit le tir de la transition t par I’action qui modifie le marquage

M en un marquage M’ défini pour toute place p; € P et pour toute couleur c; € C par
M(piack) = M(piack) - W(pi7t7ck) + W(tapiack)'

Les définitions précédentes correspondent a une sémantique de I’entrelacement : les
actions s’exécutent une a une, il n’y a pas de parallélisme effectif, on représente seule-
ment le pseudo-parallélisme. Une alternative consiste a considérer la sémantique du pa-

rallélisme maximal. Celle-ci s’exprime grace a la régle du tir maximal.

Définition 16. La régle de tir maximal : soit F = {t; ,t;,,...,t;,} ['ensemble des tran-
sitions franchissables (dont certaines peuvent étre en conflit), alors les ensembles de
transitions a franchir simultanément f C F sont tels que pour toute transition t; € F — f,
t; est en conflit avec au moins une transition de f et deux transitions distinctes quel-

conques de f ne sont pas en conffit.

L’avantage de ’utilisation des réseaux de Petri autonomes fonctionnant sous la regle
de tir maximal est leur simplicité de représentation et d’implémentation. Le lecteur inté-

ressé peut se référer a [68, 111] pour une étude des propriétés de ce modele.

2.2.2 Modélisation d’une application temps-réel a base de réseaux de Petri : sé-

mantique et prise en compte des contraintes temporelles

Dans cette section nous présentons la modélisation de systémes de taches temps réel
a I’aide de réseaux de Petri colorés avec marquages terminaux fonctionnant sous la régle
de tir maximal. Notre travail est une extension des travaux présentés dans [60—64]. Dans
cette section, P désigne 1’ensemble des places du réseau , T 1’ensemble des transitions
et M la fonction de marquage définie par : M : P — NU{a} U{b} ou {a} et {b} sont

des couleurs de jetons. La modélisation d’une application se décompose en deux parties
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(voire la figure 2.1) : une partie représentant la structure temporelle et I’autre partie

représentant le systéme de taches.

Horloge du systéme

Processeurs

j:

Systéme de taches

Figure 2.1 — Modélisation d’une application :
cette figure illustre la modélisation du systéeme de tiches T = {711,T2, Ta} décrit par le

tableau 2.1.

2.2.2.1 La structure temporelle

Cette partie contient comme 1’indique la figure 2.1 :
— l’horloge globale notée RTC (Real Time Clock). Cette transition est tirée a chaque

tir de transition (a cause de la régle de tir maximal). Ceci nous permet de modéliser
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Tache 7, = (0,4,8,8) Tache Tache

7 = (0,5,8,5) 73 = (0,4,8,8)
Début Début Début
b11=2; Retirer BAL(MB)|; b31 =1;
Déposer BAL(MB); by1=1; PR, 1);
bip=2; P(R,1); b3p=2;
Fin; byr=4; V(R,1);

V(R,1); byz=1;

Fin; Fin;

Tableau 2.1 — Systéme de tache T = {1,(0,4,8,8);1,(0,5,8,8);13(0,4,8,8)}

le temps. Un tir de RTC modélise une unité de temps. A chaque tir, un jeton est
déposé dans chacune des places composant les horloges locales.

— les horloges locales des taches qui permettent de réactiver les tiches a chaque fin
de période de celle-ci. L’horloge locale d’une tache 7;, comme I’illustre la figure
2.2 est composée d’une place accumulatrice de temps Time;, qui regoit a chaque
unité de temps un jeton de 1’horloge globale RT'C. Lorsqu’elle contient 7; jetons,
la transition Clk; est tirée et elle dépose un jeton a dans la premiére place Activ;

de la partie systéme de taches de la tache ;.

RTC

[} Ti ;|-| : f\ ab ;H
Time, 1| M‘
Ck

Figure 2.2 — Modélisation de I’horloge de la tache 7;

2.2.2.2 Le systéme de taches périodiques

Dans cette partie du réseau, chaque transition est associée a une action (voir la figure
2.3). Il y a une place processeur qui contient autant de jetons que le systéme comporte

de processeurs. Les communications sont représentées a 1’aide de places de type boite
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aux lettres, et il y a une place par ressource. Dans la suite de cette section on notons
R= {R1 , ...,Rm} les ressources critiques du systéme accessibles uniquement en écri-
ture, S = {Fl,...,F‘g‘} les ressources critiques accessibles en lecture ou en écriture et
enfin 2 = {By,...,B|y} les boites aux lettres utilisées par les tiches. |R;| désigne le
nombre d’exemplaires de la ressource R; et |Fj| le nombre maximal de lectures simulta-

nées de la ressource F;.

Le corps d’une tache est modélis¢ par des blocs indépendants séparés par des Primi-
tives Temps-Réel (PTR). On note b; ; la durée du jé™¢ bloc indépendant de la tiche T;.
Le processeur doit donc consacrer b; ; unités de temps au bloc pour le traiter. Le corps
de chaque tache est représenté par un ensemble de transitions mises en séquence qui
représentent les blocs (voir la figure 2.3). La transition T; ;; est utilisée pour modéliser
un bloc d’une unité de temps, c’est a dire tel que b; ; = 1. Les blocs de durée deux (2)
(bi,; = 2) sont modélisés par deux (2) transitions mises en séquence (7; ;1 et T; ;) et
enfin les blocs de durée supérieure ou égale a trois (3) unités de temps sont modélisés
par trois (3) transitions mises en séquences (7; j,1,7; ;2 et T ;3). La transition 7; ; 3 ne

peut étre tirée qu’une fois que 7; ; 1 a €té tirée une fois et que 7; ; > a €té tirée b; ; — 2 fois.

L’exemple de la figure 2.3 modélise une tache 7;(2,8,9,9) décomposée en 3 blocs
de durées respectives 5, 2 et 1 et dont la date de premicre activation est 2. Elle envoie
un message a son activation, prend la ressource critique R au début du second bloc et la
libere a la fin du bloc. La plateforme est composée de 2 processeurs.

La premicere place de chaque tache 7;, nommée Activ; peut contenir deux couleurs de
jetons : a pour tache activée et b pour tache qui a fini son exécution lors de sa derniére
activation. La notation a + b signifie a et b. Un marquage égal a a + b exprime le fait
qu’une instance a été activée et qu’il n’y a pas d’autres instances en cours d’exécution.
Ceci permet de garantir la non réentrance. La place Activ; doit contenir un jeton b lorsque
I’horloge locale contient plus de D; jetons (ce qui exprime le fait que I’instance en cours
doit avoir terminé son exécution) et ne doit jamais contenir uniquement un jeton a, ce

qui signifierait qu’une instance a ¢té activée alors que la précédente n’a pas encore ter-
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Tache 7;(2,8,9,9)

Begin Bloe

send(message, Mbxl);

BlOCl (d = 5)]\/‘ 3 Processeur
P(R);

Bloca(d = 2);

V(R);

Blocs(d = 1);

End;

Blocz

Figure 2.3 — Décomposition en bloc de la tache 7;

miné son exécution. Etant donné qu’on ne s’intéresse qu’aux comportements valides des
taches (les taches respectant leurs échéances), le réseau se voit associer les contraintes

terminales suivantes sur les marquages :
(M(Time;) = 1 = M(Activ;) = {a,b}ou{b}) A

(M(Time;) > D;+ 1 = M(Activ;) = {b}).

Ces relations définissent I’ensemble terminal '¥'. Le marquage initial des places Activ;
et Time; permet de prendre en compte la date de premiere activation de la tache dans
I’hypotheése r; < T; + 1 (Le lecteur intéressé par le cas r; > T; + 1 peut se référer aux
travaux de [60]). Le marquage initial est défini par :

— My(Processeur) = m oum > 1, est le nombre de processeurs

0sir>T+1

3

T,—r;+1 sinon

— Vi=0..n,My(Time;) =
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{a,b} si ri=0
{b} si r;i>0
— Vi=1..|R|,My(R;) = |Ri|,
- Vi=1..13|,My(F;) = |F,
- Vi=1..|¢|,My(B;) =0,
~ Vi=0.n,j C{1..C;} ,k C {1..3},My(P; ;) = 0.

L’ensemble des comportements valides du systéme ainsi modélisé est obtenu grace

— Vi=0..n, My(Activ;) =

au graphe des marquages accessibles. Ces comportements sont les séquences d’ordon-
nancement et chaque séquence d’ordonnancement est un mot du graphe des marquages.
Du fait que les processeurs sont "banalisés" dans notre modele, le probléme du place-
ment n’est pas envisagé.

Afin de déterminer I’ensemble des séquences d’ordonnancement valides de la confi-
guration de taches a partir du graphe des marquages terminaux accessibles, nous dé-
finissons pour le réseau un alphabet Y ¢ = {10, ...,7,} ou une lettre est le nom d’une
tache de la configuration. La fonction d’étiquetage associée o : T — Y ¢ est définie par :
VT jx € T,05(T; jx) = T, etos(t) = € pour toute autre transition 7 € T. Un mot du lan-
gage du réseau ainsi €tiqueté est une séquence d’ordonnancement du systéme de taches
modélisé. L’ensemble de toutes les séquences d’ordonnancement valides du systéeme de
taches modélisé est le centre du langage terminal L(R, o,'¥') du réseau autonome coloré
fonctionnant sous la régle de tir maximal. ¥ est formellement défini par :

w={MC (Nx{a}x b))} |

i=0...n
{M(Time;) =1 = M(Active;) ={a,b} ou {b}} A

{M(Timel-) >Di+1= M(ACtiVj) = {b}}

2.2.3 Analyse du systéme

L’analyse du modele passe par la construction du graphe des marquages associ¢ au

réseau et par la construction de 1’ensemble des séquences valides a partir du graphe
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des marquages, avec extraction des séquences optimales par application de criteres de

sélection.

2.2.3.1 Profondeur du graphe des marquages accessibles

Nous avons vu dans la sous section précédente que le graphe de marquage matéria-
lise I’évolution temporelle du systeéme de taches modélisé. Cette évolution temporelle
devient périodique de période 7 a partir d’un certain moment a cause de la périodicité
des taches modélisées. Ceci découle des résultats sur la cyclicité des ordonnancements
[37, 38, 43]. La cyclicité des ordonnancement a donc une incidence sur la profondeur du
graphes des marquages accessibles a construire. Par conséquent, la graphe de marquage
présentera une zone bouclée. Le graphe des marquages est donc fini.

Si le systéme de taches considéré est a départs simultanés, le régime permanent (1I’instant
de début de I’évolution périodique) commence a I’instant 0. Les taches sont toutes dans
le méme ¢état aux instants 0 et 7' (par conséquent le marquage a la profondeur 7 est égal
au marquage initial). Le graphe des marquages a donc une profondeur 7. Chaque che-
min dans le graphe des marquages a par conséquent une longueur 7. Si le systéme n’est
pas a départs simultanés, nous avons vu dans [38] que dans un contexte multiprocesseur
la date d’entrée dans la phase cyclique reste un probleme ouvert. Il est donc difficile de
donner a priori la profondeur du graphe dans ce contexte. La construction du graphe des
marquages se fera donc par simulation du réseau et en associant un critére d’arrét. Le cri-
tere d’arrét est inspiré de la caractérisation de phase cyclique dans les ordonnancements.
En effet, I’ordonnancement du systéme de tache 7 est cyclique a partir d’un instant 7
si ST¢(t9) = ST¢(to+ T). Cela veut dire que lorsque le systéme commence son régime

permanent a partir de #( alors,

V1 € T,V > to+ T,RCTi(t) = RCT;(t — T) Ndist;(t) = dist;(t — T).

Sur le graphe des marquages, chaque marquage inséré a la hauteur / est comparé aux
marquages se trouvant 7' niveaux plus haut dans le graphe. Si M(h) = M(h—T), alors Le

marquage M(h) est une feuille. Cela veut dire qu’on a atteint le marquage correspondant
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a la zone bouclée. Dans la suite nous notons L la profondeur du graphe. L = T pour un

systéme de taches a départs simultanés car le régime permanent commence a I’instant 0.

2.2.3.2 Taille du graphe des marquages accessibles

Comme dans tout systéme modélisé par un réseau de Petri, nous sommes confrontés
au probleme d’explosion combinatoire : la taille du graphe peut évoluer exponentielle-

ment avec la dimension du réseau. En effet, soit T une configuration de » taches. Sur

i L}r i 1 C; transi-
1

la durée de simulation L, chaque tache 7; a {L} 1 instances. Au plus {

tions de la tache 7; vont étre tirées pendant la durée L de la simulation. Du fait que pour
les systemes a départs différés il y a une phase de montée en charge suivi de la phase
cyclique, le graphe des marquages est décomposé en deux parties. Une premicre partie
représente la montée en charge du systéme et la seconde partie correspond a la phase
cyclique. La premiere partie du graphe est contenue dans un hyperpavé de profondeur
t. ou f. est la date d’entrée dans la phase cyclique et la seconde partie dans un hyper-
pavé de profondeur 7. Dans les deux cas I’hyperpavé est de dimension # (les » taches
du systéme et la tache oisive). Les cotés de chaque hyperpavé sont de taille respectif

[L}I”-‘ Cy, [L;zm-‘ G,..., [L;nr"-‘ C,. Le nombre de sommets de chaque hyperpavé est

borné par Hﬁj’f <(L%Ir’-‘ ci+ 1). Cette borne est surestimée car [60] a montré que les

contraintes temporelles et structurelles (partage de ressources et communication et entre

taches) réduisent la taille théorique de I’hyperpavé.

2.2.3.3 Construction du graphe des marquages accessibles

L’évolution temporelle du systéme de taches modélis¢ est matérialisée par 1’évolu-
tion temporelle du réseau de Petri étiqueté le représentant. L’évolution temporelle du

réseau est donc décrite par le graphe des marquages étiqueté par I’alphabet

2 ={11,..., T} ={0s(t;)|t; e TAOs(t;) # €} .

S
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Ainsi donc, le tir d’un ensemble de transitions correspond a I’ordonnancement des taches

associées a I’ensemble.

Rappelons que le réseau de Petri fonctionne sous la regle de tir maximal et que la
place processeur contient m jetons. Dans ce contexte donc, on considere des tirs groupés.
Un groupe correspond aux tirs simultanés de plusieurs transitions (en plus des transitions
du systeme de taches on peut tirer des transition du systéme d’horloge) et la méme tran-
sition ne peut étre tirée plusieurs fois. On représente donc un groupe par un ensemble de
transitions noté @, = n17; +...+n,T, avec n; € {0,1},i=1,...,n (un tir d’une transi-
tion du systéme d’horloge donne le mot vide).

Il n’est pas efficace de construire le graphe des marquages accessibles puis ensuite de
ne garder que les marquages de ¥ du fait du probléme d’explosion combinatoire décrit
plus haut. Pour maitriser cette explosion, nous combinons 1’approche originale proposée
par Emmanuel Grolleau dans [60] qui permet de réduire les retour en arriere et le critere
d’arrét que nous avons proposé. Pour rappel la construction du graphe s’arréte des que
la séquence cyclique est détectée.

Pour réduire les retours en arriere, a chaque profondeur / du graphe, et pour toute tache
7;, RCT;(h) est sauvegardée car la connaissance de RCT;(/) pour toute tiche permet de
prévoir les dépassements d’échéance. En effet, le marquage a la profondeur / décrit
I’état du systéme a ’instant # = /. La connaissance de RC;(¢) qui est la charge restante a
traiter pour terminer la tache 7; permet de prédire si la tiche peut encore espérer respec-
ter son échéance ou pas. La laxité dynamique de la tache 7; a ’instant ¢ est donnée par
Li(t) =k.T;+r;+ D;—t. Une condition suffisante pour que chaque tiche puisse respecter
son échéance est alors RCI;(¢) < L;(t),V1; € T. La connaissance de RCT;(h) pour toute
tache permet donc d’éviter le tir d’une transition qui conduira a une violation d’échéance
dans le futur.

Dans le cas monoprocesseur, Emmanuel Grolleau dans [60] a ajouté la contrainte de
successeur, une contrainte qui permet de diminuer les changements de contexte inutiles,
pour réduire la taille du graphe. Les préemptions ne peuvent avoir lieu que si une tache

se reactive, une tiche termine, une ressource est demandée, une ressource libérée, un
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message est émis, un message est attendu. ... Le principe de cette contrainte est de li-
miter I’entrelacement de blocks indépendants. Cette contrainte ne peut étre utilisée dans
le cas multiprocesseur car elle peut conduire a des dépassements d’échéances comme
I’illustre la figure 2.4. Néanmoins nous pourront diminuer les changements de contexte

en minimisant le nombre de préemptions lors du placement des taches.

A
P1 | T | T | T, | R
t <
p2 | T2 | T3 | T | Séquence 1
P1 Ty Ty _
4 Séquence 2
P2 I T2 | T2 | T3 | T3 | _
| | | | | Temps
0 1 2 3 4

Figure 2.4 — Contrainte de successeur
Deux  séquences  d’ordonnancement  du  systeme de  tdche T =
{11=1(0,2,3,3),15=1(0,2,3,3),73 = (0,2,3,3)}. Sur la deuxiéme séquence on
interdit la préemption de la tache 7>, ce qui entraine un depassement d’échéance de la
tache T3

2.2.3.4 Le placement des tiches

Une séquence obtenue par I’approche précédente doit ensuite étre mise en ceuvre
effectivement. Pour cela, il faut pour finir réaliser I’assignation des taches aux proces-
seurs. Nous introduisons pour cela la notion de placement qui est 1’étape qui consiste en
I’affectation des taches aux processeurs. Le placement est une fonction 4 : T x N — P
(pour les taches non ordonnancées a I’instant #) telle que 4(7;,7) = p; signifie que la
tache 7; a ¢été placée a ’instant ¢ sur le processeur p;.

Connaissant la séquence d’ordonnancement, il reste a placer les taches sur les proces-
seurs tout en minimisant les changements de contexte pour réduire le surcotit processeur
engendré par les changements de contexte. L’algorithme 1 que nous proposons géné-
ralise I’heuristique proposée dans [10]. Cette heuristique minimise les changements de

contexte dans le cadre des ordonnancements P-équitables.



60

Algorithme 1. Entrée : Un ordonnancement valide S, de longueur L
Sortie : Une affectation A des tdches aux processeurs
Soit §1(1) = {Til,...,‘cim,} avec m < m
A(Ti;, 1) <= pj //at =1, laffectation est arbitraire.
Pourt=2al
Si S1(t)NS1(t—1) =@ Alors
Soit S\ (1) = {Tilv"'»Tim/} avecm <m
A(Ti,,t) < pj // Ici aussi 'affectation est arbitraire.
Sinon
VT, € S1(6)NS1(t—1), A(1i,,1) + A(Ti,,1 = 1).
// T; doit étre affectée au méme processeur qu’a l'instant t — 1.
VT, ¢ S1(1)NS1(t — 1), A(Ti,t) < py ot k est le plus petit entier inférieur ou égal
a m tel que py n’est pas encore alloué
fin Si
fin Pour

2.2.3.5 Mise oeuvre dans PeNSMARTS

Le logiciel PeNSMARTS pour Petri Nets Scheduling, Modeling and Analysis of
Real-Time Systems est la résultante du travail théorique réalisé dans [59] et [60]. C’est
un outils de mod¢lisation et de validation d’application temps-réel a base de réseau de
Petri. Il permet, a partir d’une application modélisée par un réseau de Petri autonome
coloré et fonctionnant sous la regle de tir maximal, la création de séquences d’ordon-
nancement hors-ligne. Les critéres d’optimisation intégrés dans le noyau permet de sé-
lectionner des séquences répondant a certains criteres. Le lecteur intéressé peut se référer
a la these d’Emmanuel Grolleau [60] pour plus de détails sur PENSMARTS.

Dans sa forme actuelle, PeNSMARTS ne prend en compte que des applications fonction-
nant sur une plateforme monoprocesseur. Les études a venir ont pour objectif d’étendre

les fonctionnalités de PENSMARTS aux plateformes multiprocesseurs.
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2.3 Conclusion

Dans ce chapitre nous avons présenté les ordonnancements hors-lignes a base de mo-
dele. Nous avons particulierement insisté sur les ordonnancements a base de réseaux de

Petri. Ce chapitre s’appuie essentiellement sur les travaux de thése d’Emmanuel Grol-
leau [60].
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Dans cette partie, nous présentons notre contribution a 1’analyse de I’ordonnance-
ment des applications temps-réel sur une plateforme multiprocesseur. La panne d’un
processeur est un éveénement possible dans la vie d’un systeme multiprocesseur et cela
impose de disposer de méthodes performantes d’analyse de I’impact d’une panne sur
I’ensemble du systéme pour la maitrise du surcotit engendré par la politique de tolérance
a la panne processeur.

Un autre facteur d’évolution du systéme consiste en un changement dans les besoins.
Cette évolution est généralement de nature fonctionnelle. 11 s’agit d’étendre la capacité
du systéme pour s’adapter a un environnement modifié ou pour favoriser des interac-
tions avec d’autres systemes. Dans le premier cas, les fonctions existantes doivent étre
modifiées ou s’enrichir de nouvelles fonctions. Dans le second cas, il s’agit de créer une
nouvelle interface avec un autre systeme. Dans tous les cas, I’évolution se caractérise par
I’adjonction de nouvelles taches dans le systéme ou la suppression de taches du systeme.
Nous ne parlons pas de modification d’une tache (cela peut concerner ses parametres ou
son corps méme) car modifier une tiche peut revenir a supprimer la tiche et a la rempla-
cer par la méme tache avec les modifications associées.

Notre contribution a pour objectif de :

— prévoir les reconfigurations en cas de panne processeur

— prévoir I’adjonction de nouvelles taches qui peuvent étre apériodiques ou pério-

diques.

Pour illustrer les stratégies proposées et les évaluer, des simulations ont été conduites.
Pour cela un générateur aléatoire de systémes a été développé ainsi qu’un outil de simu-

lation et de visualisation d’ordonnancements temps-réel.

I- Le générateur aléatoire d’applications temps-réel

Une application temps-réel est une application multitaches et chaque tache de I’appli-
cation est appelée tiche temps-réel. Nous avons vu qu’une tache temps réel 7; se ca-
ractérise par ses quatre parametres temporels (r;,C;,D;, T;). La génération d’une tache

consiste donc en la génération de ses parameétres temporels. Les paramétres temporels
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d’une tache 7; sont modélisés par de variables aléatoires.

Les périodes sont tirées selon une loi uniforme de sorte a limiter I’hyperpériode des sys-
temes de taches. Nous avons utilisé pour cela 1’approche proposé par Macq et Goossens
dans [88]. Ils proposent une technique de génération de nombres entiers de sorte que leur
ppcm soit borng.

Le délai, la pire durée d’exécution et la date de premiere activation d’une tache 7; sont
tirés aléatoirement suivant une loi uniforme respectivement dans les intervalles [0, 7;],
[1,D; — 1] et [0, T;].

II- Le simulateur d’ordonnancements temps-réel

Le simulateur d’ordonnancement est un outil qui prend en entrée une configuration
de taches et nous fournit une séquence d’ordonnancement suivant I’un des algorithmes
d’ordonnancement temps réel. Les algorithmes d’ordonnancement intégrés sont les al-
gorithmes RM, EDF, LLF et PF et PD.

Nous considérons des plateformes multiprocesseurs, ce qui pose le probleme de la taille
de séquence a produire puisque le probléme de la cyclicité reste ouvert dans ce contexte.
Pour les systemes a départs simultanés, la taille de la séquence est le PPCM des périodes
des taches de I’application. Ceci pose un probléme d’ordre pratique. En effet, pour pou-
voir visualiser la séquence produite, il faut que la taille de la séquence a produire soit
“raisonnable". Pour cela, il faut borner le PPCM des périodes des taches a générer. Cela
justifie I’approche utilisée pour la génération des périodes des taches.

Nous avons intégré d’autres fonctionnalités dans 1’outil de simulation d’ordonnance-
ment. Elles concernent notamment la prise en compte d’une panne processeur et de
I’arrivée d’un flux de taches apériodiques. Les détails d’implémentation de cet environ-
nement intégré de simulation sont présentés dans les chapitres a venir.

Dans cette partie, nous nous intéressons tout d’abord au probléme de la cyclicité dans
le contexte des ordonnancements sur une architecture multiprocesseur. Ceci constitue le
chapitre 4. Dans le chapitre 5, nous étudions le probleme de la reconfiguration en cas
de panne processeur. Nous présentons dans le chapitre 6 les extensions que nous avons

apportées dans le cadre de la mise en ceuvre des ordonnancements P-équitables et nous
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terminons par le chapitre 7 ou nous concluons et proposons nos perspectives. Dans nos

perspectives, nous présenterons le travail en cours et ce qui reste a faire.






CHAPITRE 3

ETUDE DU PROBLEME DE LA CYCLICITE DES ORDONNANCEMENTS
MULTIPROCESSEURS

Comme nous 1’avons déja évoqué, qu’il s’agisse de procéder a des analyses basées
sur des simulations, ou de procéder a une analyse d’ordonnangabilité a base de modele,
nous devons répondre aux deux questions fondamentales suivantes :

— quelle est la taille du plan d’exécution ?

— quand commence la phase périodique du plan d’exécution ?

Plusieurs travaux dans la littérature se sont intéressés a ces questions. Il a été établi
dans les travaux de [42, 78] que la période du plan d’excécution est égale a I’hyperpé-
riode des taches. Le probléme qui se pose est alors la connaissance du début de la phase
périodique dans le plan. Ce probléme est connu sous le nom de probleme de la cyclicite.
Une solution au probléme de cyclicité permettrait donc répondre aux deux questions
fondamentales et donc de limiter 1’espace d’exploration si une approche hors-ligne ba-
sée sur des modeles est utilisée. Le probléme de la cyclicité a trouvé une solution dans le
cadre des ordonnancements monoprocesseurs dans les travaux de [37, 78]. Les travaux
de [78] donnent une borne a la taille du plan d’exécution dans le cadre des ordonnance-
ments a priorités fixes et pour des taches indépendantes, et les travaux de [37] améliorent
cette borne et la généralise aux algorithmes d’ordonnancement classiques, et pour des
systemes de taches interagissantes. Ils établissent que la date d’entrée dans la phase cy-
clique du plan d’exécution est indépendante de la stratégie d’ordonnancement utilisée.
Malheureusement, la connaissance de la taille de ce plan d’exécution ou de la longueur
de la séquence a générer est plus complexe quand on passe au contexte des ordonnance-

ments multiprocesseurs.
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3.1 Le probléme de la cyclicité dans un contexte d’ordonnancement multiproces-

seur

Dans le contexte des ordonnancements multiprocesseurs, trés peu de travaux existent
concernant la cyclicité. Les résultats établis dans les travaux de [37] concernant les or-
donnancements monoprocesseurs ne tiennent plus quand on passe en multiprocesseur.
Les premiers travaux qui se sont intéressés au probleme de la cyclicité dans ce contexte
furent les travaux réalisés par Annie Geniet dans [33], Liliana Cucu et Joél Goossens
dans [43], et enfin Annie Geniet et Sadouanouan Malo dans [38]. Les travaux de [33]
ont caractérisé 1’entrée dans la phase cyclique pour les ordonnancements a priorités
fixes pour des systeémes de taches indépendantes, et sur une architecture composée de
deux processeurs. Ces travaux ont ensuite été généralisés dans [38] a une architecture
composée d’un nombre quelconque m de processeurs et a une famille d’algorithmes
d’ordonnancement qui contient tous les algorithmes classiques. Il s’agit de la classe des
ordonnancements monotones. Une conjecture a ensuite été établie quand les ordonnan-
cements a priorités dynamiques sont considérés. Enfin, dans leur travaux [43], L. Cucu
et J. Goossens ont donné une méthode analytique pour le calcul de la date d’entrée dans
la phase cyclique. Ils ont montré que dans le cadre des ordonnancements déterministes
a priorités fixe pour des systémes de tiches indépendantes, le régime permanent com-

mence a I’instant §,, défini de maniére inductive par :

S1 =T
S; = max{r,-,r,-—{— P’%Z_r’—‘ .T,-}Vi €{2,3,..n}

La principale difficulté lide a I’étude de la cyclicité dans le contexte multiproces-
seur est due a I’interdiction du parallélisme d’exécution des tdches pouvant entrainer
une inactivité processeur malgré une charge en attente non nulle. Des expérimentations
en multiprocesseur nous ont aussi montré dans [38] que la date d’entrée dans le régime
permanent dépend de la stratégie d’ordonnancement utilisée.

Avant de présenter notre contribution sur I’étude de la cyclicité en multiprocesseur, nous

allons d’abord introduire les notions de temps creux cycliques et acycliques et montrer
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que dans le contexte des ordonnancements multiprocesseurs, le nombre de temps creux
acycliques demeure borné. Ce résultat étend les résultat de [37] aux architectures multi-

processeurs.

3.2 Notion de temps creux cycliques et acycliques

Soit T = {1, 12,...,T,} un systéme de » tiches s’exécutant sur une plateforme com-
posée de m processeurs identiques. Notons U le facteur d’utilisation total des proces-
seurs par le systéme de tache. Si U < m, alors le systéme n’est pas de charge maximale
et reste inactif pendant 7 (m — U) unités de temps toutes les hyperpériodes. Ces temps
d’inactivité des processeurs sont appelés temps creux cycliques. lls ont lieu toutes les

hyperpériodes

Si la charge du systéme est égale a m, il n’y a pas de temps creux cycliques. Pourtant,
on constate parfois la présence de temps creux résiduels. Ces temps creux, qui ne sont
pas périodiques, sont dits temps creux acyliques. Ils s’observent pendant la montée en
charge du systeéme qui correspond a une période d’instabilité du systeme.

La figure 3.1 illustre la présence de ces temps creux. Cette figure présente une séquence

d’ordonnancement de la configuration de taches

7={7(0,1,3,3),72(0,1,3,3),73(0,4,9,9),75(8,2,9,9)} .

Les taches sont ordonnées par ordre décroissant des priorités fixes ( la tache 7; a la prio-
rité la plus élevée et 75 la priorité la plus faible ). Le systéme de taches est ordonnancé sur
2 processeurs et son facteur d’utilisation total est égal a 2. La charge étant maximale, il
n’y a pas de temps creux cycliques. Néanmoins on constate la présence d’un temps creux
a I’instant 7. Par ailleurs, la séquence se répéte a partir de I’instant 8 et ne comporte plus

de temps creux. Le temps creux observé a I’instant 7 est un temps creux acyclique.
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Figure 3.1 — Temps creux acyclique :
cette figure montre la séquence d’ordonnancement du systeme de tdche T =
{11(0,1,3,3),1(0,1,3,3),73(0,4,9,9),75(8,2,9,9) }. Un temps creux acyclique est ob-

servé a l’instant 7 sur un processeur.

Dans leurs travaux [37], Emmanuel Grolleau et Annie Geniet ont montré que le
nombre de temps creux acyclique est borné et indépendant de la stratégie d’ordonnance-
ment choisie dans un contexte d’ordonnancement monoprocesseur et la séquence devient
cyclique apres I’apparition du dernier temps creux acyclique si I’ordonnancement est
conservatif et déterministe. De plus, si 7. désigne la date d’apparition du dernier temps

creux acyclique, ils ont établi que 7. est indépendant de la stratégie choisie et que
te <max{rif . +T.

Quand on considére le cas multiprocesseur, ces résultats ne tiennent plus. En effet,
la figure 3.2 donne un autre ordonnancement possible de la configuration de taches 7.
L’algorithme utilisé n’est pas a priorités fixes. Cette fois, il y a deux temps creux acy-
cliques aux instants 2 et 5 et ’entrée dans la phase cyclique se fait a I’instant 8 alors que
le dernier temps creux acyclique apparait a I’instant 5. Le régime permanent ne peut pas
commencer a I’instant 6 car a cet instant la tiche 75 n’est pas encore active et entre les
instants 6 et 15 elle n’a pas été ordonnancée. On ne peut donc pas généraliser le résultat
obtenu dans [37] au cas multiprocesseur. Des travaux supplémentaires sont donc néces-

saires pour une caractérisation du début du régime permanent.
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Figure 3.2 — Début du régime permanent :
cette figure montre un autre ordonnancement possible de la configuration de tdches
7={11(0,1,3,3),12(0,1,3,3),73(0,4,9,9),15(8,2,9,9) }. On observe deux temps creux
et le dernier temps creux s’observe a l'instant 5. Le régime permanent commence cepen-

dant a l'instant 8.

Rappelons que pour un systéme de charge U < m, il existe dans ce cas T(m —U)
temps creux cycliques dans le systéme toutes les hyperpériodes. Posons k = T (m —U).
Nous introduisons alors £ nouvelles taches 7,11, 42, . . ., Ty pour modéliser les temps
creux cycliques. Ces taches sont appelées taches oisives et ont les parametres temporels
suivants : 7,4; = 0,Cy4; = 1,D,4; = T,1; = T. Ces taches comblent les temps d’inacti-
vité processeur et on se ramene a un systeme de charge maximale. Les résulats obtenus
dans le cadre des systéme a charge maximale peuvent donc s’appliquer dans ce cas.

De plus, le fait d’introduire les taches oisives permet alors de prendre en compte les or-
donnancements non conservatifs puisque les taches oisives peuvent étre par moment or-
donnancées avant certaines taches du systeéme. On parle alors de pseudo-conservatisme.
Notons que, contrairement au cas monoprocesseur, on ne peut pas introduire une unique

tache oisive de durée 7' (m — U), et ce pour deux raisons :

1. il se peut que 7 (m — U) soit supérieur a 7, or nous ne considérons que des taches
dont le facteur d’utilisation est inférieur a 1, puisque nous refusons la parallélisa-

tion ;
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2. la tache oisive devrait pouvoir s’exécuter en parallele, car plusieurs processeurs
peuvent étre inactifs simultanément. Une seule tiche oisive ne rentre donc pas

dans le cadre de notre modélisation.

Avant de caractériser le début du régime permanent, nous commengons par établir
que le nombre de temps creux acyclique reste borné quand on passe au contexte multi-

processeur a travers la proposition suivante suivant :

Proposition 1. Soit S un systeme de tdches et O un ordonnancement valide. Alors le

nombre de temps creux acycliques dans O est borné.

Preuve :
Grace au principe de complétion, nous pouvons nous ramener, sans perte de généralité,
au cas d’un systéme de charge maximale (U = m). Considérons 1’intervalle [0, + kT|

avec k € N et r = max{r;} Soit 7; une tache. Le nombre d’instances complétes de

i=1...n"

la tache 7; dans cet intervalle est égal a LF_T,”' J + kTT Pour son exécution, la tdche 7; aura

donc besoin de (Lr}_”j + kT—T) C; unités de temps processeur. Il s’en suit alors que les

processeurs sont actifs globalement pendant au moins

(r,ze‘f ( V_TiﬂJ " k%) C’) - (Tl% {F_TiriJCi) + mkT

unités de temps (nous rappelons que U = m).

Par conséquent, sur cet intervalle d’étude, le systéme reste inactif pendant au plus
m(r+kT)— || > V_riJ Ci+mkT | =mr— | V_riJ Ci
7} TET ]—;

TiET
Ce majorant du nombre de temps creux ne dépend pas de k. Donc le nombre de temps

unités de temps.

creux reste borné quelle que soit la taille de I’intervalle d’étude. Il s’en suit que le nombre
de temps creux acycliques est borné. [J
Dans les sections qui suivantes, nous présentons notre contribution a 1’analyse de

la cyclicité des ordonnancements temps-réel multiprocesseurs. Nous caractérisons le
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début du régime permanent dans un cadre plus général des ordonnancements pseudo-
conservatifs déterministes et monotones. Nous établissons ensuite que les ordonnance-
ments a priorités fixes, les ordonnancements a priorités dynamiques comme EDF et LLF
et enfin les ordonnancements P-équitables comme PF et PD? font partie de la classe des

ordonnancements monotone.

3.3 Etude de la cyclicité pour la classe des ordonnancements monotones

Les ordonnancements monotones sont tels que, pour toute tache, la charge exécutée
par I’instance en cours est toujours supérieure ou égale a la charge exécutée par 1’ins-

tance en cours une hyperpériode plus tard.

Pour rappel, Un ordonnancement déterministe conservatif O est monotone si
V1€ T, ¥Vt > 1, RCT;(t+T) > RCT;(¢).
Cela peut aussi étre exprimé de la fagon suivante :
V1 €T, Vt > 1, RCTy(t) +RCT;(t+T) <C..

Dans cette partie, nous montrons que pour un ordonnancements monotone, pseudo-
conservatif et déterministe, le régime permanent commence apres le dernier temps creux
acyclique. L’existence de ce dernier temps creux acyclique découle de la proposition 1

qui montre que le nombre de temps creux acycliques est borné.

Theoréme 4. Dans un ordonnancement déterministe, (pseudo)conservatif et monotone
O, pour un systeme de tdaches indépendantes, si un temps creux est obtenu a l’instant
t., suivi de T unités de temps sans temps creux, alors [’ordonnancement obtenu dans la

fenétre temporelle [t.+ 1,1, + T + 1] correspond au régime permanent de I’application.
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Formellement, cela s énonce de la fagon suivante :

0(t:)| <m

= O est cyclique a partir de t. + 1
Viete+1,t.+T+1],]0()| =m

La suite de cette section est consacrée a la preuve du théoréme. La preuve est basée
sur I’analyse de la charge processeur. Sauf mention explicite les ordonnancements que
nous considérons sont déterministes et (pseudo)conservatifs. L’idée de la preuve est de

montrer que STs(7. + 1) = STs(t. + T + 1) pour pouvoir appliquer le lemme 1.

3.3.1 Temps creux complet - temps creux partiel

Lors d’un temps creux, il peut arriver que plusieurs ou la totalité des processeurs
soient inactifs au méme instant amenant donc a distinguer deux types d’inactivité pro-
cesseur (voir les figure 3.3 et 3.4) :

— D’inactivité simultanée de tous les processeurs que nous appellerons temps creux

complet ;

— I’inactivité de plusieurs processeurs mais pas la totalité appelée temps creux par-

tiel : q processeurs (0 < g < m) sont inactifs.

Temps creux complet Temps creux partiel
j— <>

=

— — — = —
t te+1 L te+1
]
Figure 3.3 — Temps creux complet sur 2 Figure 3.4 — Temps creux partiel sur 2
processeurs processeurs

Pour la preuve du théoréme, nous supposons que le facteur d’utilisation total de
I’application est égal a m. Ceci peut se faire sans perte de généralité selon le principe
de complétion. Il n’y a donc pas de temps creux cyclique dans 1’ordonnancement. Nous
¢tudierons le cas ou le dernier temps creux acyclique a I’instant z. est complet puis le cas

ou il est partiel. Si aucun temps creux n’apparait, alors 7, prendra la valeur —1.
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3.3.2 Cas ou le dernier temps creux acyclique est complet

Nous supposons que le temps creux a 1’instant 7. est un temps creux complet. Nous
partitionnons I’ensemble des taches en trois sous ensembles :
— RE correspond aux taches pour lesquelles 7. + 1 est une date d’activation (éven-

tuellement la date de premiere activation) :
TERE < (to+1—rj))mod T;=0et r; <t.+1.

— LR correspond aux taches ayant un réveil tardif, c’est a dire dont la premicre acti-

vation a lieu apres 7.+ 1 :
T,ELRSr>t.+1.

— AR correspond aux taches actives telles que r; < ¢, et 7. + 1 n’est pas un instant de

réactivation :

T, €EAR S ri<t.et (t.+1—r;) mod T; # 0.

La preuve du théoréme est basée sur I’analyse de la charge processeur entre 7.+ 1 et
t.+ T + 1. Le systeme étant suppos¢ de charge maximale, et puisqu’aucun temps creux

n’intervient entre 7. + 1 ett.+ 7 + 1 la charge W (t.+ 1,¢.+ T + 1) vaut mT.

3.3.2.1 Calcul de la charge processeur entre 7.+ 1 etz.+7 +1

Le systéme de taches étant partitionné en trois sous ensembles, nous allons calculer
la contribution de chacun d’entre eux a la charge processeur totale.
— Contribution des taches du sous ensemble RE : chaque tache 7; dans RE s’exécute
exactement % fois dans cette fenétre temporelle. La charge processeur engendrée
par I’ensemble des taches de RE est donc égale a : Y ;. cpp %C,-.
— Contribution des taches du sous ensemble LR : chaque tiche 7; dans LR termine
{%J instances dans la fenétre temporelle et en commence une autre. La

charge processeur engendrée par 1’ensemble des taches de LR est donc égale a :
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Seer (| “TH5 | G+ RCT e+ T+ 1))

— Contribution des taches du sous ensemble AR : chaque tache 7; de AR a terminé

r
T;

t.+ 1, il n’ y a aucune tache en attente puisque il y a un temps creux complet et

— 1 instances dans la fenétre temporelle et en a commencé une autre. A 1’instant

que I’ordonnancement est conservatif. De plus 7. + 1 n’est une date d’activation
pour aucune des taches de AR. La contribution a la charge processeur des taches
de AR est donc égale a :
S ecin ((% . 1) Ci+RCT,(t.+ T+ 1)).
Il s’en suit que la charge processeur totale dans la fenétre temporelle [t. + 1,2, + T + 1]
vaut :
W(te+ 1t +T+1) =Y ere 7C
+2reLr ([%J Ci+RCT(te+ T + 1))
+Seer (1) G+ RCT .+ T +1))

=mT.

3.3.2.2 Etude des taches dont la date d’activation est tardive

Afin d’évaluer L%J pour les taches tardives, nous montrons qu’elles sont
1
toutes activées moins d’une période apres 7. + 1. Dans le cas contraire, des temps creux

apparaissent au dela de 7., ce qui est contraire a notre hypothése.
Lemme 2. V7; € LR, nous avons t.+1 <r; <t.+T;+ 1.

Preuve :

a- Supposons qu’il existe io tel que 7;, > ¢+ 7; + 1. Alors, nous avons

te+T+1—r; . — R
{TiroJ < Tl — 1. Par ailleurs, nous avons RCT;(t.+ T + 1) < C; pour toute tache
I lo
et {%J < % — 1 pour toute tache 7; de LR autre que T;,. Nous avons donc :

mT =W (t.+1,tc+T+1)
T te+T+1—r; —
< Ygerpuaru(LR—{z, ) TG+ LTOJ Cip +RCTj,(te + T +1)
<Y1 1CGi— Gy + G,
<mT,

ce qui est absurde.
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b- Supposons maintenant qu’il existe iy tel que r;, = 7.+ T}, + 1. Dans ce cas nous aurons
te+T+1—r; S Yal ) . A 10t
{%J = Tl — 1 et RCT;,(t.+ T +1) = 0. I s’en suit alors la méme contradiction
1 lo
que dans le cas précédent. D’ou le résultat.[]

3.3.2.3 Preuve du théoréme

Nous pouvons maintenant donner la preuve du théoréme puisque nous avons une

estimation plus fine de la contribution de chaque sous ensemble de taches a la charge

te+T+1-r; _1_1
| =7 .

processeur globale. D’apres le lemme 2, pour toute tache 7; de LR, { T

Il s’ensuitque : mT =W (t.+1,t.+T+1)
= Y= 7Ci+ Seerruar RCTi(te+ T+ 1) = )

=mT + Y erruar (RCTi(te +T +1) = Cy).

Or nous savons que RCT;(t.+ T + 1) —C; < 0 car le temps processeur regu par
une instance ne peut pas étre supérieure d’ou RCT;(¢.+ T + 1) = C; pour toute tiche
appartenant a LR U AR.

Il s’ensuit donc que RCT;(t.+1) = RCT;(t.+ T+ 1) = 0 V1; € LRUAR et par définition
de RE, 1, € RE = RCT;(t.+1) =RCT;(t.+ T+ 1) =C..

Enfin, pour toute tache t;, nous avons dist;(t. + T + 1) = dist;(t. + 1) puisque dist; est
périodique de périodicité T7;. Alors, pour toute tiche T7;, nous avons st;(t.+ T + 1) =
sti(t. +1). D’apres le lemme 1, nous pouvons conclure que I’ordonnancement O est

cyclique a partir de 7. + 1 et de périodicité 7'.L]

3.3.3 Cas ou le dernier temps creux acyclique est partiel

Supposons maintenant qu’a 1’instant 7., g tdches sont en cours d’exécution avec
0 < g < m. Sans perte de généralité, nous supposons que les taches 71,7,,...,7, ont
¢té ordonnancées a I’instant .. Nous décomposons le systémes de taches en quatre sous
ensembles. Aux trois sous ensembles précédents, nous ajoutons un quatrieme sous en-
semble. Ce sous ensemble est noté PT et correspond aux taches en cours d’exécution a

I’instant ¢. (PT = {’L’l,rz, . ..,Tq}).
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La preuve du théoréme dans ce cas est toujours basée sur I’analyse de la charge proces-
seur afin de montrer que le systéme est dans le méme état aux instants 7.+ 1 et 7.+ 7 + 1.
La contribution a la charge processeur de chaque tache 7; de PT entre les instants 7. + 1
etto.+ T +1 est (% —1)C;+RCT;(t.+ 1) +RCT;(t.+ T +1). Cela correspond a la charge
des instances complétes, plus la charge restante de 1’instance courante a 7. + 1, plus la
charge exécutée de I’instance courante a 7. + 7 + 1. L’équation de la charge processeur
totale est donc :

W(te+1te+T+1)=Srere 7C

+Ycepr (£Ci+ [RCTi(te+1) + RCT (1. + T + 1) = Ci])

+2err( [%J Ci+RCTi(t.+T +1))

+Year (£ —1)Ci+RCT {1+ T + 1))

=mT.

La preuve du théoréme est trés proche de celle du cas du temps creux complet. Mais dans
un premier temps nous montrons que le lemme 2 reste valide. La preuve est presque
la méme que précédemment : en effet, pour le calcul de la charge processeur, il suffit
d’ajouter la contribution a la charge totale des taches de PT. La contribution de chaque
tache 1; de PT est %_C,- (= T% qui rentre dans le calcul de UT), plus RCT;(¢.+ 1) +
RCT;(t.+ T +1) — C; qui est inférieur ou égal a 0 de par la propriété de monotonie. Le
reste de la preuve se déduit du cas précédent.

Nous avons alors :

mT =W(t.+1,t.+T+1)

= 2teRE %Ci

+Ygepr (5Ci+ [RCTi(te+ 1)+ RCTi(te + T +1) — G))

+Seerr( || G+ RCT (1o + T+ 1)

+Ygear (£ = DCi+RCT (1 + T +1))

=mT +Yrepr (RCTi(te+1)+RCT(t.+ T +1) = C))

+Ygerr (RCT (1. + T+ 1) = C;)

+ Y rear (RCTi(te + T +1) = G;).

Compte tenu de la monotonie de 1’ordonnancement, RCT;(t.+ 1) + RCT;(t.+T +1) —
C; <£0,V1; € PT. D’autre part, WTi(tc +T+41)—C; <0,Vt; € LRUAR. 1l s’en suit alors
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que : RCT;(t.+1)+RCT(t.+T+1)—C;=0,V1; € PT et
RCTi(t.+T+1)—C; =0,VY1; € LRUAR. On déduit alors la preuve du théoréme comme

dans le premier cas.[]

3.4 La classe des ordonnancements monotones

Nous avons caractérisé I’entrée dans le cycle pour les ordonnancement monotones,
déterministes et pseudo-conservatifs. Nous montrons maintenant que la classe des or-
donnancements monotones est assez large, et en particulier nous montrons dans la suite

du document qu’elle contient plusieurs stratégies d’ordonnancement classiques.

3.4.1 Ordonnancements a priorités fixes

Nous supposons que des priorités fixes sont assignées aux taches et que deux taches

distinctes ont des priorités différentes.

Proposition 2. Les ordonnancements a priorités fixes sont des ordonnancements mono-

fones.

Preuve :
Considérons un ordonnancement O a priorités fixes. Soit 7; une tache, et 7 un instant tel
que ¢ > r;. Nous devons prouver que RCT;(t + T) > RCT;(t) ou de maniére équivalente
établir que RCT (1 + T) < RCT;(t). Nous considérons trois cas :

1- ’instant ¢ est un instant d’activation d’une instance de 7;. Alors, RCT;(t) = C;.
t+ T est aussi un instant d’activation de 7;, et donc RCT;(¢+ T') = 0, d’ou la propriété de

monotonie.

2- ¢ n’est pas un instant d’activation de 1; et PI(¢) s’est exécutée sans préemption
depuis son activation. Soit 7; + £7; la date d’activation de I’instance. Alors, RCT;(t) =

t — (ri+kT;) et nécessairement, RCT;(t +T) < (t+T) — (ri+ T +kT;).
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Donc, RCT;(t+ T) < RCT;(t), d’ou la propriété de monotonie.

3- I’instant # ne correspond pas a une date d’activation d’une instance de la tache 1;
et ’exécution de PI(¢) n’a pas été continue. Cela veut dire qu’il y a eu préemption par
des taches plus prioritaires. Pour traiter ce cas, nous allons introduire quelques notions

supplémentaires.

Définition 17. 1. Un instant t est appelé point de préemption s’il existe au moins une

tdache active qui n’est pas ordonnancée a cet instant.

2. sit est un point de préemption, son contexte de préemption est un (m—+ 1) —uplet
Ctx(t) = (Tiy, Ty, - - - » Ty, List) tel que :
- Ty, Ty, - - -, Tiy,, SOnt les taches ordonnancées a l’instant t et

— list est ['ensemble des tdches en attente a cet instant.

Nous pouvons tout d’abord noter que si # est un point de préemption et Czx(¢) son
contexte, Ctx(¢)./ist n’est pas vide. De plus, si 74 € Ctx(t).list, alors la priorité de toute
tache 7;,,j = 1,...,m est supérieure a la priorit¢ de 7.

Nous notons (tpl,tpz, cotp f) la suite croissante des points de préemption avant 7.
Puisque 7, est un temps creux, alors il n’est pas un point de préemption. Nous prouvons
maintenant qu’une tache active qui n’a pas été¢ ordonnancée a un instant # ne le sera pas

al’instantz 4 7.

Lemme 3. Soit t, un point de préemption et Ty une tdache telle que 7. € Ctx(ty).list ;

alors Ty n’est pas ordonnancée a l'instant t, + T, c est-a-dire Oy(t, +T) = 0.

Preuve du lemme :
Nous procédons par induction sur les points de préemption.

I - Considérons le premier point de préemption 7,, et son contexte
Cl‘x(tm) = {Til 3 Tigs vy Tim,listl} .

Soit 7; une tache quelconque dans /ist;. Nous considérons les trois cas suivant :
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1. 7, Ty,..., T, ont ét€ activées avant 7,, . Elles se sont donc exécutées continuelle-
ment sans préemption et ont une priorité€ supérieure a 7. Puisque 7, est le premier
point de préemption, I’instance PIi(?,,) de la tiche 7; a donc été activée exac-
tement & 7,,. D’autre part, nous avons RCT(tp,) > RCT;,(t,, + T) (parce que
Iinstance courante de 7;; a ét¢ continue sans préemption). De plus, puisqu’elle a
¢té ordonnancée a ’instant 7,,, alors 7;; n’a pas fini son instance courante a 7,
et donc elle n’aura pas non plus fini son I’instance a ¢, + 7. Par suite, les taches
Ti;,J = 1,...,m sont toujours en cours d’exécution a 7, + 7', plus prioritaires que

Tk, donc T ne pourra pas étre ordonnancée a 7, + 7.

2. Supposons maintenant que certaines taches 7;; se sont activées avant 7, et d’autres
a tp,. Les taches qui sont activées a 7, le sont aussi a #,, + T. Soit 7;, une tache
qui s’est activée avant 7, . Son instance a été exécutée continuellement sans pré-
emption de son activation a 7, , donc
RCT,(tp,) (qui est maximal)> RCT;, (¢, +T).

Ici encore toutes les taches 7;; (j=1,...,m) sont toujours en cours d’exécution a

tp, + T et nous concluons comme précédemment.

II - Nous proposons d’abord le corollaire suivant.

Corollaire 1. Supposons le lemme vérifié pour {tpl Lpysees 7tps} c’est a dire que

Vip € {tp by, slp, b Oklty+T) = 0.

Alors, ¥t <t | N1y telle que vy <t,RCTy(t) > RCTy(t+T).

En effet, a chaque fois que 7; est mise en attente a un instant #,,, elle ’est aussi a
Iinstant 7, + 7. La tche 7; est donc inactive au moins aussi souvent entre le début de
Iinstance Pli(t + T) et + T qu’entre le début de ’instance PIi(¢) et z. Il s’en suit alors
que RCTy(t) > RCTy(t+T).
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III - Nous nous plagons a I'instant 7, , La fin de la preuve du lemme correspond
corolaire avec f =1, | et en considérant une tache 7;, du contexte de 7, .. Nous avons
donc RCT j,(tp,.,) > RCT j (tp,,, + T). Et comme précédemment, nous concluons qu’au-
cune tdche du contexte de 7, | ne peut avoir termin€ son exécution a #, , + 7', et donc
Ty, qui a une priorité moins €levée, ne pourra s’exécuter a I'instant 7, | + 7.

Les ordonnancements a priorités fixes sont donc des ordonnancements monotones

d’apres le corollaire appliqué avec k = i.[J

3.4.2 Cas des ordonnancements EDF

Nous considérons maintenant les ordonnancement EDF : les taches ordonnancées
sont celles dont les échéances sont les plus proches [81]. Nous supposons de plus qu’il
existe un mécanisme déterministe de gestion des conflits. Par exemple en cas d’échéances

identiques, la priorité est donnée a la tiche de plus petit numéro.

Proposition 3. Les ordonnancements EDF avec gestion déterministe des conflits sont

monotones.

Preuve :
Ici aussi, nous devons prouver que V7; et V7 tels que ¢ > r;, RCT;(t+ T) > RCT;(t) ou de
maniére équivalente RCT;(t +T) < RCT(t).
Supposons que ce résultat ne soit pas valide. Nous définissons alors 7y comme le premier
instant # o une tache 7; vérifie RCT;(t) < RCT;(t + T) (avec ¢t > r;). Soit T;, une telle

tache. Nous avons :

RCT,(ty) < RCT,(to+T) (1)
RCT;y(to—1)=RCT;,(ty+T 1) (2)

Nous déduisons de (1) que 7 n’est pas un instant d’activation de la tiche T, (si-
non nous aurions RCT;,(t9) = 0 = RCT;,(to + T)) et T;, est ordonnancée a I’instant
fo+ T — 1 mais pas a I’instant 7y — 1. Nous déduisons aussi que la tache 7;, n’a pas
fini son instance a ¢ty — 1. Par suite, du fait que I’ordonnancement est conservatif, il y

a m taches 7;,,7;,,...,T;, qui sont ordonnancées a I’instant #) — 1. Leur exécution n’est
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donc pas finie a cet instant et du fait qu’elles sont ordonnancées au détriment de 7,
leurs échéances sont plus proches que celle de 7;, ou, en cas d’égalité, le mécanisme de
gestion des conflits leur donne la priorité. D’apres la définition de I’instant 7, les taches
Tiys Tiys - - -5 Ty, Vérifient RCT (to+T — 1) < RCT; (19— 1). Donc a 19+ T — 1 leurs ins-
tances courantes n’auront pas encore terminé leur exécution et leurs échéances seront
plus proches que ou égales a celle de 7;,. En cas d’égalité des échéances de T, et T,
le déterminisme de la régle de gestion des conflits donne a nouveau la priorité a ;.
Donc 7;, ne sera pas ordonnancée a 7o + 7 — 1. I s’en suit alors une contradition, d’ou le

résulat.(]

3.4.3 Cas des ordonnancements LLF

Ici les taches ordonnancées sont celles ayant la plus petite laxité. La laxité d’une
tache 7; a un instant # que nous notons Lax(7;,7) est égale a la différence entre 1’échéance
de PI;(t) et RCT;(¢t) : Lax(7;,t) = échéance de PI;(t) — RCT;(t) [90]. La encore, nous

supposons qu’il existe un mécanisme déterministe de gestion des conflits.

Proposition 4. LLF avec gestion déterministe des conflits est un ordonnancement mo-

notone.

Preuve :
Ici aussi prouvons qu’une tache 7; ne peut pas recevoir plus de temps processeur a I’ins-
tant # + 7 qu’a I’instant 7 (¢ > r;). Formellement, nous prouvons que :

Vt,V1,t > r; = RCT;(t) > RCT;(t+T).

La démarche adoptée pour la preuve est la méme que dans le cas des ordonnancements
EDF'. Supposons que le résultat ne soit pas valide. Alors notons, #y le premier instant
pour lequel il existe une tache 7; vérifiant RCT;(fo) < RCT;(to+ T). Soit T, une telle
RCT;,(to) < RCT;,(to+T) (1)

RCT,,(to—1) = RCT;y (1o + T~ 1) (2)

que 7o n’est pas une date d’activation pour T;, (sinon on aurait RCTj,(t) = RCT,(to +

tache. Alors nous avons Nous en déduisons

T) = 0) et que T;, a été ordonnancée a 7o+ 7' — 1 mais pas a #p — 1. Nous en déduisons

aussi que T;, n’a pas terminé son exécution a #o — 1. Alors, I’ordonnancement LLF étant
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conservatif, il y a m taches notées 7;,,7;,, ..., 7;, qui sont ordonnancées a fty. D’apres la
définition de I’instant 79, nous avons (3) RCT;;(to — 1) > RCT; (to+ T — 1) et d"aprés les
propriétés de I’ordonnancement LLF, nous avons (4) Lax(7;;, 20 — 1) < Lax(T;,,t0 —1).
De plus, de (2), nous tirons Lax(T;,,t0+ T — 1) = Lax(7;,,t0 — 1)+ T. De (3) nous avons
Lax(ti,to+T — 1) < Lax(7j,, 60— 1) +T.

Combiné avec (4) cela donne Lax(7;;,t0+ T — 1) < Lax(Tiy,t0+T —1).

Compte tenu du déterminisme de gestion des conflits, les tches 7;,, 7;,, . . ., 7;, sont alors
anouveau plus prioritaires que Tp a 7o+ 7' — 1. Donc 7y ne peut pas avoir été ordonnancée
aty+ T — 1, d’ou la contradiction. Par suite la proposition est vérifiée pour 1’ordonnan-

cement LLF. [

3.4.4 Cas des ordonnancements P-équitables

Nous considérons dans cette partie les ordonnancements PF et PD?. Nous supposons
que les ex-@&quo sont départagés de fagon déterministe. Par exemple, la priorité sera

donnée a la tache de plus petit numéro.

Proposition 5. Les algorithmes PF et PD? avec gestion déterministe des ex-cequo sont

des algorithmes monotones.

Preuve
Dans les deux preuves, nous allons raisonner par 1’absurde. Nous voulons montrer que
V1, Vt > ri, RCT(t) > RCTi(t+T).
Nous supposons le contraire. Il existe donc un instant 7y qui est le premier instant ou il

existe au moins une tache T, telle que RCT;,(t9) < RCT;,(to+ T). Nous avons donc

RCT,‘O(Z())<RCT,'O(Z()—|—T) (1)
RCTq(to—1) =RCT3,(to—14+T) (2)

La tache 7;, est donc exéctuée a I’instant #p 4+ 7" — 1 mais pas a I’instant 7o — 1.

1 - Nous considérons tout d’abord 1’algorithme PF. Nous revenons aux définitons ini-

tiales issues de [18]. Considérons les sous-chaine caractéristiques. L’ensemble des sous-
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chaines caractéristiques est muni de la relation d’ordre lexicographique (avec — < 0 <

+). Dans ce cas, I’algorithme PF peut étre décrit de la fagon suivante [18] :
1. Ordonnancer les taches urgentes (soit k leur nombre).

2. Trier les taches possibles par ordre lexicographique des sous-chaines caractéris-

tiques.

3. Ordonnancer les k premieres d’entre elles. En cas d’ex-aequo, on utilise la régle

déterministe de départage.

Nous utilisons cette description pour montrer que PF est monotone.
Lemme 4. Les sous chaines caractéristiques de T; sont périodiques de période T;.

Ceci découle directement des définitions.

Nous supposons 7y et T;, définis. Nous discutons selon le statut de la tiche 7;, a I’ins-
tant 7o — 1.
e La tache n’est pas urgente a I’instant 7y — 1, sinon elle aurait été exécutée.
e Si elle est interdite, cela signifie que W;, (0,70 — 1) +1 > u;, x t9+ 1 (si la tiche s’exé-
cutait, sa courbe de charge se retrouverait au dessus de la droite limite supérieure). Mais
dans ce cas, d’apres 1’égalité (2), nous avons :
Wi (0,60+T —1)+1=W;(0,5— 1)+ 1+ %0 x Cj, et donc nous avons
Wi (0,tg+T — 1)+ 1> ujy x t9+ 1 +TTO x Ci, = ujy X (to+ T) + 1. Par suite, T, est aussi
interdite a ’instant 79 + 7' — 1. Ce qui contredit notre hypothese.
e La tiche T7;, est donc possible a I’instant 7) — 1. Elle ne s’est pas exécutée, donc il existe
m taches 7;,,T;,, ..., T;, qui sont exécutées. Elles sont donc, soit urgentes, soit possibles.
— Si une tache 7;, est urgente a 7 — 1, nous avons W;, (0,70 — 1) <u;; x 29— 1 (sila
tache ne s’exécute pas, sa courbe d’exécution passe en dessous de la droite limite
inférieure). Par ailleurs, d’apres la définition de 7y, nous avons
RCT; (to—1) > RCT; (1o + T — 1) donc nous avons
Wi (0,20 — 1) + % x Cj; > Wi,(0,t0+T —1). Nous en déduisons donc que
Wi (0,20+T — l)jg uj, X to—1+ TTJ x Ci; =uj; X (to+T) — 1. La tiche 7;, est donc

également urgente a I’instant 7+ 7 — 1.
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— Siune tache 7;; est possible, elle est plus prioritaire que 7;,. Cela signifie :

¢ soit que sa sous-chaine caractéristique est inférieure a celle de 7, : a(ij, 70— 1) <
oig,to—1);
© soit que les sous-chaines sont égales, et 7;, est plus prioritaire d’aprés la regle de
départage des ex-aequo.
A linstant 1o+ T — 1, on a RCT;,(ty — 1) > RCT; (to+ T — 1), donc soit 7;, est
urgente, et elle est donc exécutée, soit elle est possible, et comme d’apres le lemme
4, les sous-chaines caractéristiques sont périodiques, nous avons donc
ofijto+T —1) < oio,to+T —1) oubien a(ij,to+T —1) = oc(io,to+T —1) et
7;, plus prioritaire que Tj, (a cause du déterminisme de la regle de départage des
ex-aequo). Donc 7;, est a nouveau plus prioritaire que Tj.

Par suite, 7;, ne peut pas s’exécuter a I’instant 7o+ 7" — 1 ce qui contredit notre hypoth¢se.

Il s’ensuit que I’on a V1;, V¢ > r;, RCT;(t) > RCT;(t + T). L’algorithme PF est donc

monotone.
2 - Considérons maintenant I’algorithme PD?. Nous considérons 1’algorithme tel qu’il a
été présenté a la page 42. Nous rappelons que rl-j désigne la i sous-tache unitaire de
Ti, r{ désigne sa pseudo date d’activation et dlj sa pseudo-échéance.
Considérons un instant ¢ et une tache 7;. Nous notons j;(¢) le numéro de la prochaine
sous-tache de 7; a exécuter. La sous-tdche de numéro j;(¢) — 1 a déja été exécutée, mais
pas la sous-tdche numéro j;(¢). Nous avons donc j;(¢) = W;(0,7) + 1.
Nous supposons # et T;, définis.
Nous avons RCT,(to — 1) = RCT;,(to+ T —1).
Nous en déduisons que W, (0,7 — 1)+ %0 x Cj, = W, (0,t0+T — 1) et par suite :

@ Ji(to+T—1) = ji,+ T% x Ciy

(i) @t = gt 7

(iii) rl{;)(to—l-T—l) _ ri/;)(to—l) LT

(iv) b{;;)(zonLT—l) _ b{;?(tofl)

(v) L’échéance de groupe de 1‘110 0o+ T=1) gy égale a I’échéance de ”L’l{) olo=1) 4 7.

D{;)(t(ﬁTfl) :D{;)(to—l) 4T
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Nous avons de plus RCTj,(t9) < RCT,(to+ T) donc

Jig(to—1) L
o n'est pas exécutée a l'instant to— 1.

i (fo+T—1 L .
Tijoo( 0 ) est exécutée a l'instant to+T—1
Tjio (to—1) s . s .

o ne s’exécute a I’instant 7y — 1 pas si

1 <7 jlo(to 1)

]10(0 1) ]10(t0+T )

Mais dans cecas,onauraitfo+7 —1<r +7T = et donc

*L'l.l(;o (to+ T — 1) n’aurait pas pu s’executer a I’instant 7+ T -1

o Il existe m sous taches plus prioritaires. Soit 7;, T;,, ..., T;, leurs tiches meéres (7;
est la tache meére des sous-taches ‘L'l.j ).
Par définition de 7, nous avons RCT; (o — 1) > RCT; (to+T — 1).
Par suite, j; (to+7 —1) < j; (to— 1)+ %k x Cj,, et donc
(A) dl{l;,-k(zoJrT—l) < dij,-k(tofl) T
Une sous-tiche Tij/; Klio=1)
B djik(IO*l) - d{(;O(to_l).

i

nH—1) .
est plus prioritaire que ’L'J olfo=1) S1:

Dans ce cas, d’apres (A) et (i1),

d.ji"(tOJrT_]) < dii"(to_]) +T< a’ho +T dl'o t°+T_1). Donc ’L’-ji"(tOjLT_l) est

I Ik
J t0+T 1
¢galement plus prioritaire que T, ’0( )

z(tO 1) to—1 Ji (IO 1) to—1
_ 4 _djo(o ) tbk b{(;)(o ).

73
Dans ce cas,
° SOitjik(f0+T— 1) :j,'k(f()— 1) + %k X Cik‘

to+T—1
Nous avons alors dj slto )

bj_lk(toﬁ 1) bjzk(to 1) bjo(zo 1) b]o(f0+T 1)
i

o(to+T—1 .
:dJO(OJr ). Nous avons également

Jig (’0+T 1)

Donc ’L’Ji"( ot ) est plus prioritaire que T

ik
e Soit j,'k(t()-i-T— 1) < ]ik(l‘o —1)+ Tk x Cj,.
i (to+T—1 i (to+T—1 i (to+T—1

Dans ce cas, djkk(tﬁ ) < diloo(tOJr ). Donc ‘L'I.Jkk(toJr )

Jip (to+T—1)

io

',‘ -1 1 — ‘,‘ —1 1 — }' —1 1 —

- d./"(to ) gloto=1) bj.’f(t0 ) b{g(to D — 1 et D;k"(to ) >D{£(IO b, Alors,

17 10 > Tl

est plus prioritaire
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1 i T—1 i T—1
o soit ji;, (fo+T —1) = ji, (to— 1)+~ x C;,, dans ce cas, dl{kk(tw ) :dlgoo(tw )
'k

jlk(to+T 1) bjik(zo_l) — bji()(to_l) — b]io(t0+T_1)

et b ; ; = 1. Par ailleurs, on a
o (tlo+T—1 i (f0—1 o (lo—1 i (lo+T—1 ,
ka"(tw ) = ka"(to ) +7 > DJO( . ) +7T = D]‘)(l‘ojL ) . Il s’ensuit que
i T—1 i T—1
) (o+T=1) est également plus prlorltalre que ‘L'] 0 (t0+ )

i
e Soit j; (to+T—1) < ji,(to—1)+ ><C Dans ce cas, a’]

j;k(l0+T—1) (to+T-1)
Donc T,

ji, (to+T—1 io (fo+T—1
k(O )<dl]00(0 )

est plus prioritaire que ri) 0

d/:k(to 1)_dj0(to 1) b]tk(tO 1)—[)]0([0 1)_1 tDth (fo—1) D]() (to— 1

Ij > Ty
La regle de départage des ex-aequo est donc utilisée. Alors
_ . T djik(foJrT*l) - djio(to+T—1)
e soit j; (to+7T—1) = j; (to—1)+ T x C;,, dans ce cas, i =d;,
ji, (to+T—1 i (tg—1 i (f0—1 in (to+T—1 i, (to+T—1 1 _
etb{k(o ):bjk(o ):b]()(O ):b]()(o ):letDJk(O ):D,{O(IO+T 1)
k Ik 19 10 i
Les taches sont a nouveau ex-aequo, et le départage se fait a nouveau en faveur
de 7;, a cause du déterminisme.
o Soit i, (fo+ T — 1) < ji, (fo— 1)+ le x Cj,.

o (tlo+T—1 jio (to+T—1 Jip(to+T—1 C
i ) < dfolo( ). Donc ‘L'l.k”‘( ) est plus prioritaire

Dans ce cas, djk

Jig (to+T—1)
que T

Par conséquent, les m taches 7, ,7;,,...,T; seront prioritaires sur T;, a 1’instant
17 729 ? Plm 0

to+ 7T —1.

Donc dans tous les cas de figure, 7;, ne pourra pas s’exécuter a cet instant, ce qui contredit
notre hypothése. Par conséquent, il n’existe pas de couples (o, 7;,) vérifiant les propriétés

(1) et (2). La propriété de monotonie est donc vérifice.[]

3.5 Date du dernier temps creux acycliques

Les résultats sur la monotonie nous permettent de conclure que notre résultat sur la
cyclicité est valide pour les ordonnancements a priorités fixes, pour les ordonnancements

selon une politique EDF et LLF et enfin pour les ordonnancements P-équitables PF et
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PD?.

Cependant la recherche d’une borne supérieure pour 7. reste une question ouverte. Dans
le cas monoprocesseur, les travaux de [37] ont montré que cette borne est ¥+ 7' quel que
soit I’algorithme d’ordonnancement déterministe.

Dans le cas multiprocesseur, les résultats de nos simulations ont montré que cette borne
peut étre trés grande comme le montrent les figures 3.5 et 3.6. La figure 3.5 donne la

séquence d’ordonnancement O1 du systeme de taches
T={11(5,6,11,11),12(0,6,11,11),73(0,6,11,11), 74(3,4,11,11)}

sur deux processeurs. Sur la séquence, le 0 représente un temps creux. O1 est la séquence
EDF'. Sur cette séquence, le cycle commence a I’instant 55 apreés un temps creux a
I’instant 54. Nous avons max{r;};,_; _4=r=5. Nous pouvons donc constater que 54 =
544x11+5=r+4T+5>r+T.

Avec le systeme de taches
T={11(225,90,161,161),17,(115,40,161,161),

73(0,72,161,161), 74(129, 120,161, 161),

le dernier temps creux acyclique apparait a 7037 =2+427 +50. Donc, dans un contexte
d’ordonnancement £DF, la date d’entrée dans le cycle peut étre trés éloignée.
I peut en étre de méme avec la politique d’ordonnancement LLF'. Sur la figure 3.6, O2

est la séquence d’ordonnancement LLF sur deux processeurs du systeme de taches
T={11(5,4,11,11),72(0,6,11,11),73(4,6,11,11),74(3,6,11,11) }.

Sur cette séquence le cycle commence a 26. Le dernier temps creux acyclique apparait

icia2S=r+T+09.
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pr[2felolelelolualaaaTaTo oo o o3 a T lu TaTa T ToTo o la 33 T Ta Tu Ta [
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p2[3[3[3[afalalalololololo]s s alalalalolololololo s alalala[3T TT T T T1
36 40 50 ’—fss 66
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Figure 3.5 — La cyclicité sous EDF :
la  figure  montre la  séquence d’ordonnancement  suivant  [’al-
gorithme  EDF  sur 2  processeurs du  systeme de tiches T =
{71(5,6,11,11),1,(0,6,11,11),73(0,6,11,11),74(3,4,11,11)}. Le cycle commence a
Iinstant t = 55.

pr Dbl BL LB LRI Tl e e[ lol2[s[a[aTa i la]

p2[ofofolalsTalalalsTalalsToTolalsTalsTalalalaTual3T0lal3Tal3Tala 3 alal3]2] |
0 10 20 r425 30 36

last idle slot

Figure 3.6 — La cyclicité sous LLF :
la figure montre la séquence d’ordonnancement suivant un algorithme LLF sur 2 pro-
cesseurs du systeme de tdches
T={11(5,4,11,11),12(0,6,11,11),73(4,6,11,11),74(3,6,11,11)}. Le cycle commence

a linstant t=26.

Pour les ordonnancement a priorités fixes ainsi que les ordonnancements équitables
selon une politique PF, les choses semblent cependant différentes. Nous avons constaté
que pour les ordonnancements a priorités fixes, la borne » + 7T est restée valide en multi-
processeur comme 1’illustre le tableau 3.1. Nous avons généré des échantillons de 1000
taches. Ces échantillons sont générés de sorte que pour chaque systeme de tdches nous
ayons U < m. Pour chaque architecture nous génerons donc un échantillon de 1000

taches périodiques selon I’approche décrite a la page 63.



RM EDF LLF
t.<r+T |t.>r+T | t.<r+T | t:->r+T | t.<r+T |t.>r+T
100 % 0% 86,21 % 13,78 % 86,67 % 13,33 %
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Tableau 3.1 — Date d’entrée dans le cycle sur deux processeurs et selon les algorithmes

RM, EDF et LLF

I1 apparait également, d’apres les simulations résumés dans le tableau 3.II que cette

borne reste valable quand on considere les ordonnancements équitables selon une poli-

tique PF.
Nombre de processeurs
Systémes de taches 2 3 4 5 6 %
0 <ty < max(r;) 0 0 0 0 0 0
to = max(r;) 852 | 741 | 721 | 689 | 705 | 74.6
max(ri) <ty <max(r;)+T | 148 | 259 | 279 | 311 | 295 | 25.84
to > max(r))+T 0 0 0 0 0 0

Tableau 3.I1 — Résultats de la simulation sur la cyclicité. L’algorithme d’ordonnancement

utilisé est PF'. ty désigne le temps d’entrée dans le cycle.

Conjecture 1. Nous conjecturons donc que sur une plateforme multiprocesseur et pour

des ordonnancements a priorités fixes et des ordonnancements P-équitables, t. <r+T.

3.6 Conclusion

Dans ce chapitre nous avons considéré I’ordonnancement des applications temps-
réel sur des plateformes multiprocesseur. Nous avons présenté plus précisément le pro-
bléme de la cyclicité dans le contexte des ordonnancement multiprocesseurs et nous
avons caractérisé I’entrée dans le régime permanent pour les ordonnancements mono-

tones déterministes. Nous avons montré que les ordonnancements a priorités fixes, les
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ordonnancements a priorités dynamiques tels que EDF et LLF et enfin les ordonnance-
ments P-équitables tels que PF et PD? sont des ordonnancements monotones.
Les simulations que nous avons effectuées nous ont permis de conjecturer que la date

d’entrée dans le cycle est majorée par max {r;} + T dans le cadre des ordonnance-

i=l..n
ment a priorités fixes et des ordonnancements P-équitables. Cependant cette méme date
d’entrée dans le cycle peut étre trés éloignée quand on considere les ordonnancements
a priorités dynamiques. Il en resulte que toute borne générale ne pourra qu’étre péssi-
miste. Ceci renforce donc 1’intérét de la détermination algorithmique de la date d’entrée
dans le cycle sur la base de notre critére. Lorsqu’on manipule des ressources, celles-ci
peuvent induire la création de temps creux complémentaires (ce qui n’était pas le cas
pour les systémes monoprocesseur). Le probléme de la cyclicité reste donc toujours un

probléme ouvert dans ce contexte car jusque la aucun résultat n’a donné une borne a la

date d’entrée dans la phase cyclique.



CHAPITRE 4

RECONFIGURATION EN CAS DE PANNE PROCESSEUR

Dans ce chapitre, nous nous intéressons au probleme de la panne d’un processeur.
Si les architectures multiprocesseur deviennent incontournables en réponse aux besoins
toujours croissants en terme de puissance de calcul, elles présentent cependant un risque
important en terme de robustesse, la probabilité qu’un processeur tombe en panne aug-
mentant avec le nombre de processeurs. Il s’ensuit qu’il est nécessaire, lors de la concep-
tion de tels systemes, de prévoir des mécanismes de détection de pannes, et de reconfi-
guration efficace : il s’agit de passer en-ligne d’un mode a m processeurs a un mode a
m — 1 processeurs, et ceci tout en minimisant les redondances afin de limiter les surcotts

engendrés.

4.1 Périmetre de I’étude

4.1.1 Nos hypothéses

Nous considérons des systémes a m processeurs identiques, disposant d’une mé-
moire commune. Nous supposons qu’une panne peut affecter un processeur quelconque
a tout moment. Nous supposons de plus que la panne n’affecte pas la mémoire globale.
Par ailleurs, nous supposons qu’il existe un mécanisme de détection active de panne
[29, 101]. Une fois la panne détectée, I’ordonnanceur ne placera plus aucune tache sur le
processeur en panne. Nous considérons un mécanisme de gestion des pannes par redon-
dance : nous supposons qu’il y a un processeur supplémentaire, qui est utilis¢ au départ
pour I’exécution de I’application. Pour cela, nous considérons donc des applications qui
sont ordonnancgable aussi bien sur m — 1 processeurs que sur m. Elles s’exécutent au
départ sur la totalité des m processeurs, puis, si une panne est détectée, elles se recon-
figurent pour poursuivre leur exécution sur m — 1 processeurs. Notre objectif est donc
d’étudier le mécanisme de reconfiguration et de déterminer les cas ou il est effective-

ment envisageable, c¢’est a dire ou il ne produit aucune faute temporelle.
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Dans ce qui suit, nous considérons des applications constituées de taches périodiques
indépendantes a départs simultanés, et nous envisageons les ordonnancements EDF et

P-équitables (PF ou PD?).

4.1.2 Les différents cas de figures

Nous avons supposé qu’il existait un mécanisme de détection active de panne. Nous
adoptons I’hypothése simplificatrice suivante : si une panne survient a I’instant 7,, elle
est détectée a I’instant 7,. Dans ce cas, lorsqu’une panne survient, une tache au plus va se
trouver affectée : celle qui est en cours d’exécution sur le processeur qui subit la panne.
Nous notons cette tiche 7;, dans la suite. Tout ou partie de cette tdche devra donc étre
ré-excécutée. Dans le cas ou la panne n’est pas détectée instantanément (elle est détecté
a un instant ' tel que ¢’ > 1,,), plusieurs taches seront concerndes : toutes celles qui ont
été allouées au processeur en panne entre les instants 7, et #. Nous ne traitons pas ce
cas ici. Dans notre cas, de facon plus précise, au moment ou survient la panne, divers
scénarii sont envisageables :

S1 La panne survient juste aprés une commutation de contexte. Dans ce cas, 1’ap-
plication doit simplement basculer du mode m processeurs, au mode m — 1 pro-
cesseurs, mais aucune exécution n’est perdue. Il faudra donc juste s’assurer que la
réorganisation est possible, et n’induit pas de dépassements d’échéances.

S2 La panne survient pendant [’exécution de la tdache T;,. Dans ce cas, nous pouvons
envisager 3 politiques :

P1 On ré-exécute uniquement ce qui a été exécuté depuis la derniere sauve-
garde du contexte. Notons que pour permettre une telle reprise, il faut non
seulement mémoriser le contexte processeur, mais aussi le contexte mémoire.
Une telle sauvegarde peut étre par exemple réalisée lors des changements de
contexte. Cette politique permet de limiter le temps processeur requis pour la
ré-exécution, mais en contrepartie, il est nécessaire de prévoir les durées re-
quises par les sauvegarde. De plus, les changements de contexte ne sont pas
répartis de maniere réguliére ni prévisible. La charge a exécuter est donc d’une

taille non prévisible, et il est difficile de quantifier les surcofits.
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L’approche est encore appelée approche par sauvegarde/restauration et a été
étudiée dans la littérature dans les travaux de [25, 58, 73, 89, 96, 102]. Le sur-
colit engendré par ’approche a été évalué et dépend du nombre de points de
reprises de chaque tache. Les travaux de Shin et al. [102] ont proposé une tech-
nique de placement optimal des points de reprise pour les systemes temps-réel.
Dans leur approche, les points de reprise sont réguliérement répartis sur chaque
instance d’une tache. Les travaux de [114] proposent que ces points de reprises
soient équidistants sans toutefois donner le nombre optimal de points de re-
prises. Dans les travaux de [102], le nombre de points de reprises #; a répartir

sur une instance d’une tache 7; est :

% siC; < n,-(n,-+ 1)0
ni =

\/% si C; > }’li(l’lj—l— 1)0

O désigne le cout de sauvegarde du contexte de la tache (ce colit est supposé

\

constant pour toutes les taches). Si n; est calculé pour la tache 7;, alors I’¢tat de

la tiche est sauvé toutes les [%W unités de temps.

En posant R; = [S—[’-‘ , alors en cas de panne, le temps de reprise de la tache
affectée par la panne ne durera que R; unités de temps en plus (au lieu de C; si
on devrait reprendre entierement la tiche). Nous n’étudierons pas en détail cette
approche dans le cadre de ce document.

P2 On réxécute l'instance compléte. Ceci requiert davantage de temps processeur,
mais en contrepartie, les sauvegardes de contexte ne seront plus requises qu’en
fin de tache. Cela limite ainsi fortement les surcotits engendrés. Notons que ce
cas peut étre considéré comme un cas particulier du cas PI.

P3 Enfin, la derniere option consiste a simplement abandonner l’instance en
cours et a poursuivre l’exécution sur m — 1 processeurs, en supposant que l’ins-

tance en cours de T;, est terminée. Ce scénario permet de ne pas sauvegarder

les contextes des taches, donc n’engendre pas du surcott. Mais il nécessite de



95

: i uparav. i une i isque ou VOIr un im-
déterminer auparavant si la perte d’une instance risque ou non d’avoir un im
pact sur le fonctionnement de 1’application. Dans ce cas, il faut juste s’assurer
que P’application peut se reconfigurer sans que ne se produisent de fautes tem-

porelles.

4.1.3 Incidence sur les parametres des tiches

Notre objectif est donc de permettre la reconfiguration de 1’application de sorte a ce
que la reprise éventuelle, totale ou partielle d’une tache, ne provoque le dépassement
d’échéance d’aucune autre tache. En ce qui concerne la tache reprise iy, le cas le pire
se produit quand la panne a lieu alors que la tache a presque fini son exécution, et que

celle-ci se termine juste au moment de son échéance (voir figure 4.1). Dans ce cas, il faut

panne

t .

Mi,k+1 temps

y
d.
ik bk

di,k' €

Figure 4.1 — Cas le pire d’occurrence d’une panne

ré-exécuter la tache, et celle-ci ne peut plus respecter son échéance. Nous pouvons dans
ce cas envisager deux scénarii :

HI Chaque tache 7; dipose de deux délais critiques D; et D/, de sorte que chaque
instance de la taches dispose de deux échéances : une échéance principale pour
le fonctionnement normal et une échéance de reprise. Dans ce cas, nous devons
avoir : C; < D; < D;+C; < D} < T; (voir la figure 4.2).

H2 Dans le cas ou la tache est totalement ré-exécutée, on peut également considérer
une modification des parametres de la tache. Celle-ci est ré-exécutée a partir de
Iinstant 7,, qui est considéré comme sa nouvelle date d’activation (voir la figure
4.3). On effectue donc une translation de toutes les dates d’activation et de toutes

les échéances a venir. Concrétement, ceci revient a supprimer la tache T et a
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Figure 4.2 — Parametres d’une tache : échéance principale et échéance de reprise

nouvelle date ’nou,velle

d'activation échéance
st b pr
ik =ik Yk ik fiket Tiket

Figure 4.3 — Paramétres décalés d’une tache dans 1’optique d’une reprise totale

introduire une nouvelle tiche 7; =< 1, Cjy, Djy, T, >.

H3 Dans le cas ou il y a ré-exécution partielle, une partie de la duré C; , < G doit étre
ré-exécutée, avant une date déchéance a’lfo. Pour gérer cette reprise, nous propo-
sons de considérer la partie a reprendre comme une tache apériodique a contrainte
stricte.

La reprise doit donc répondre aux regles suivantes :

C1 La tache concernée doit pouvoir étre exécutée en respectant les modalités choi-
sies (i.e. en respectant sa nouvelle échéance si elle n’est pas abandonnée).

C2 Si une panne survient, aucune des taches non affectées par la panne ne doit rater
son échéance.

Dans les paragraphes qui suivent, nous présentons quelques résultats concernant la re-
prise sous I'une ou ’autre des hypotheses envisagées, lorque les taches sont ordonnan-

cées par EDF, puis par PF ou PD?.

4.2 Quelques résultats concernant la reprise sous ordonnancement EDF

Notons tout d’abord que, dans les cas ou les dates d’activation ne sont pas modifiées

(le systéme reste a départs simultanés), il suffit de vérifier que toutes les échéances sont
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respectées d’ici la fin de I’hyperpériode en cours (Ceci signifie que la période transi-
toire de reconfiguration doit étre terminée a la fin de I’hyperpériode courante). En effet,
si kT <t, < (k+1)T, toutes les taches sont réactivées a I’instant (k+ 1)7T, et le sys-
teme bascule sur le schéma a m — 1 processeurs. Les figures 4.4 et 4.5 qui donnent les

séquences d’ordonnancement £DF sur 2 puis 3 processeurs du systéme de taches
7 =1{(0,3,6,6);(0,2,6,6);(0,5,12,12);(0,5,12,12)}

illustrent cela. Sans perte de généralité, nous supposons dans nos illustrations que 0 <

tpy<T.

By o) o oo (0ot (T 00 |1, |
0 1 2 3 4 5 6 7 8 9 10110

2 [
0 1 2 3 4 5 6 7 8 9 10 1112

Temps

Figure 4.4 — Ordonnancement EDF d’un systeme de taches sur 2 processeurs.
Le systeme de tdches ordonnancé est
7 =1{(0,3,6,6);(0,2,6,6);(0,5,12,12);(0,5,12,12)}

Alefofe e Je

T, |74 l | | I I I
6 7 8 9 10 11 12

|
5
|
5 6 7 8 9 10 11 12
|
5

Temps

Figure 4.5 — Ordonnancement EDF d’un systéme de taches sur 3 processeurs.

Le systeme de tdches ordonnancé est
7 =1{(0,3,6,6);(0,2,6,6);(0,5,12,12);(0,5,12,12)}

La figure 4.6 illustre un ordonnancement sur 3 processeurs du systéme de taches

7=1(0,3,6,6);(0,2,6,6);(0,5,12,12);(0,5,12,12)}
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avec une panne a I’instant 7, = 9 qui touche le processeur P;. La tiche affectée par
la panne est la tache 71 et I’instant # = 9 correspond a la fin de son instance courante
(2¢¢ instance). La panne a lieu durant la premiére hyperpériode. On constate que sur la
deuxieme hyperpériode, la séquence correspond a un ordonnancement sur deux proces-

seurs (conf. 4.4) du méme systéme de taches.

Séquence sur 3 pricesseurs Séquence surAZ processeurs

f Panne !
REEEETE [

012345678§101112131415161718192021222324
L []7] K2 N I I P A N

01 2 3 45 6 7 8 9 1011 12 13 14 15 16 17 18 19 20 21 22 23 24
B T Fa Fa 74 T[Tt [7:]7s [72] %2

01 2 3 4 5 6 7 8 9 1011 12 13 14 15 16 17 18 19 20 21 22 23 24 Temps

Figure 4.6 — Panne processeur en fin d’instance d’une tache

4.2.1 Cas S1 et S2-P3

Nous envisageons tout d’abord les cas S1 et S2-P3 : soit aucune partie d’exécution
n’est perdue, soit on abondonne 1’exécution de I’instance en cours de la tache touchée
par la panne. Nous montrons que la réorganisation du systéme ne provoque aucune faute
temporelle. Nous supposons, afin de rendre la stratégie d’ordonnancement complétement
déterministe, que les ex-aequo sont départagés par le numéro de la tache : en cas d’égalité

des échéances, la tache de plus petit numéro est élue.

Proposition 6. Soit T = {1],72,...,T,} un ensemble de tdiches périodiques indépen-
dantes, a départs simultanés, ordonnangable par EDF sur m — 1 et sur m processeurs.
Si une panne survient a l’instant ty, et si l'instance en cours sur le processeur fautif est
abandonnée, alors [’exécution pourra se poursuivre sur m — 1 processeurs, sans faute

temporelle.

Preuve

Avant de donner la preuve du théoréme nous précisons quelques notations que nous
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utiliserons pour cette preuve. Soit 7 un systéme de » taches, nous notons O 1’ordonnan-
cement EDF de ce systéme de taches sur m processeurs et O” ! son ordonnancement
EDF sur m— 1 processeurs. La preuve est basée sur ’analyse de la charge processeur.
Nous allons montrer qu’une tdche a un instant donné ne peut pas avoir exécuté plus de
charge processeur sur m — 1 que sur m processeurs. Dans ce cas, I’indisponibilité d’un
processeur a un instant donné ne peut pas provoquer de dépassement d’échéance.
Nous rappelons que :
— RCT;(t,0™) désigne la charge processeur restante a I’instance courante de la tiche
7; a I’instant ¢ pour terminer son exécution selon I’ordonnancement O™ ;
— RCT;(¢,0™) désigne le temps processeur déja recu par I’instance courante de la
tache 7; a I’instant ¢ selon 1’ordonnancement O ;
— Ctx(t,0™) est le contexte de 1’ordonnancement O a ’instant 7, c’est a dire le
couple (ListExec,ListAtt). Ctx.List Exec est la liste des taches en cours d’exécu-

tion a ’instant 7 et Ctx.ListAtt est la liste des taches en attente a cet instant.

Lemme5. [. V1 € 7,V¢,RCTi(t,0™) < RCT(¢t,0" ).

2. Vt,1; € Ctx(t,0™ V). ListExec = 1; € Ctx(t,0™).ListExec ou RCT;(t,0") =0

Remarque 1. Notons pour commencer que si t; € Ctx (t,0™) .ListExec et

T; € Ctx (¢,0™) ListAtt, alors d; < dj oud; = dj et i < j.

Preuve du lemme
Nous prouvons le lemme par induction sur z.
Supposons ¢ = 0. Alors,
1) RCT;(0,0™) = RCT;(0,0™~1) = C; V1; puisqu’aucune tiche n’a commencé son exé-
cutionaz = 0.
Supposons maintenant Ctx(0,0").ListExec = {1, ..., T;, } et
Ctx(0,0™ 1) ListExec = {1},,...,Tj, , }.
Alors (dj, < d;, < ... < d,, etdy =d;, , = ix < i) etsi 7, & {T,...,T;,} alors
d;, <dj ou(d;,, =dj, et iy, < iy) puis
(dj, <d;, <...<d;, etd, =d;, = ji <jiy1)etsi T, ¢ {le,...,’cjmfl} alors
d;, ,<djou(d; ,=dj etjn_1<jr.

1
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Donc iy = ji,..ciipm—1 = jm—1-

Par suite, si 7; € Ctx(0,0™ 1), cela veut dire que i € {1, ..., jm_1}; donc i € {i1,...,in}
et finalement 7; € Ctx(0,0").ListExec. Et donc,

2) 1; € Ctx (0,0™"1) = 1; € Ctx (0,0™) .List Exec.

Supposons maintenant les points 1) et 2) vérifiés pour ¢.
Considérons I’instant 7 + 1.

Etant donnée une tache 7;, par hypotheése de récurrence nous avons :

RCTi(t,0™) < RCT;(t,0" ")
7; € Ctx(t,0™ V). ListExec = 1; € Ctx(t,0™).List Exec ou RCT;(t,0™) = 0.

1)

a- Si 7; a été activée a7+ 1, alors RCT;(t 4+ 1,0™) = RCT;(t + 1,0’”_1) =C;

b- Sinon :

- si RCT;(¢,0™) = 0 alors RCT;(t +1,0™) =0 < RCT;(t +1,0™ 1),

- si RCT;(¢t,0™) > 0 alors :

*8i 7; € Ctx(¢,O™).List Exec alors RCT(t+1,0™) = RCTj(t,0™) —1 < RCT,(t,0"~1) —
1 <RCT(t+1,0"1);

* si 1; ¢ Ctx(t,0™).ListExec alors T; ¢ Ctx(t,0"1).ListExec et par suite RCT;(t +
1,0™) = RCT;(t,0™) et RCT;(¢t +1,0™ 1) = RCT;(t,0"~ ') donc

RCTy(t+1,0™) < RCT;(t+1,0™1).

2)

Soit 7; € Crx(t+1,0™ ). List Exec. Supposons que Ctx(t+1,0™ 1) ListExec = {7 , ..., T, }
avec g <m—1.Nousavons d;, <... < d,-q oudi =dj , = ix <iry1.

a-Sig<m—1

Comme 7; € Ctx(t +1,0"").ListExec, nous avons RCT;(¢t 4+ 1,0™ 1) > 0. D’aprés le

point 1 du lemme, nous avons

{j/RCT;(t+1,0™) >0} C {j/RCT;(t+1,0" ") >0} (3)
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et donc,
[{j/RCT;(t+1,0" ") >0} <m—1=|{j/RCT;(t+1,0™) > 0}| <m—1.

Par conséquent toutes les taches prétes sont exécutées, que 1’on ait m ou m — 1 proces-
seurs. Donc si RCT;(1+1,0™) > 0 alors 1; € Ctx(¢t + 1,0™).ListExec.

b-Sig=m—1

Considérons 7; € Ctx(¢t +1,0™1).ListExec. Si RCT;(t + 1,0™) >0, nous avons
[{J/RCT;(t+1,0™ ") > 0 et (d; < dj ou (d; =dj et j<i))}| <m—1,doncd’apres (3)
[{J/RCT;(t+1,0™) >0 et (d; <d;ou (d; =djet j<i))}| <m—1.

Par suite, il y a au plus m — 2 taches prétes plus prioritaires que 7; et m processeurs. Donc
7; est ordonnancée, c’est a dire que 7; € Ctx(¢+ 1,0™).List Exec. Cela termine la preuve
du lemme.[]

Preuve du théoreme

A partir du lemme, nous pouvons conclure que sur une architecture de m processeurs,
si un processeur tombe en panne a un instant z,, I’exécution de toutes les taches est au
moins aussi avancée que si elles s’exécutaient sur une plateforme de m — 1 processeurs.
Les taches pourront donc terminer leur instance sans rater leur échéance. [

Nous pouvons déduire de la preuve le corollaire suivant qui montre qu’il suffira de vé-
rifier que le systéme est ordonnangable sur m — 1 processeurs ; I’hypothése d’ordonnan-

cabilité sur m processeurs n’est pas nécessaire.

Corollaire 2. Si un systeme de tdches indépendantes et a departs simultanés est or-
donnangable par EDF sur m — 1 processeurs, il l’est sur m processeurs avec m € N et

m> 2.

Malheureusement, si les taches ne sont pas indépendantes, le lemme n’est plus valide

comme I’illustre I’exemple suivant : considérons le systéme de 3 taches
7={(0,1+1(R),4,4);(0,4(R),8,8);(0,3,4,4)}

Les taches 1] et 7, partagent la ressource critique R. La tache 7, utilise la ressource R
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pendant une unité de temps apres s’étre exécutée une unité de temps. La tache 1, utilise
la ressource pendant les 4 unités de temps durant lesquelles elle s’exécute. Ce systeme
de taches est ordonnangable par EDF sur deux processeurs (voir la figure 4.7) mais ne
I’est plus quand on passe sur une architecture composée de trois processeurs (voir la
figure 4.8). En effet, les 3 taches commencent leur premicre instance a ¢t = 0 puisqu’il
y a 3 taches et 3 processeurs libres. L’unique instance de la tache 7, sur I’hyperpériode
commence son exécution a I’instant 0 et prend donc la ressource R avant 7; qui ne la
demande qu’a I’instant # = 1. 7| est mise en attente de la ressource critique R et ne I’aura
qu’a I’instant # = 4 aprés que 7 ait fini son instance. L’exécution de la premicre instance

de 7; dépasse donc son échéance comme I’illustre la figure 4.8.

4 t I
Zs I || l l 1 l l | 1 1 1

o) 1 2 3 4 5 6 7 8 9 10 11 Temps
= crr—r—= 1

o 1 2 3 4 5 6 7 8 9 10 11 Temps
2 I | l | I | I I 1 1 |

[ 1 2 3 4 5 6 7 8 9 10 11 Temps

Figure 4.7 — Ordonnancement EDF d’un systéme de taches sur 2 processeurs avec par-

tage d’une ressource critique.
le systéme de tdches ordonnancé est T = {(0,1+ 1(R),4,4);(0,4(R),8,8);(0,3,4,4)}

1 1 I
“s | I || l 1 l l l 1 1 1

o 1 2 3 a s 6 7 8 ° 10 11 Temps
-~V . . . 1 . .

o 1 2 3 a s 6 7 8 o 10 11 Temps
o | | I 1 I I I I I 1 1 1

o ’[‘ 1 2 3 a TST 6 jiEd 8 ) 10 11 Temps

Premiére instance Deuxiéme instance

Figure 4.8 — Ordonnancement EDF d’un systéme de taches sur 3 processeurs avec par-

tage d’une ressource critique.
le systéme de tdches ordonnancé est T = {(0,1+ 1(R),4,4);(0,4(R),8,8);(0,3,4,4)}



103

4.2.2 CasS2-PletP2

Nous supposons maintenant qu’au moins une partie de la tache doit étre reprise. Nous
envisageons tout d’abord le schema H1 : les tiches ont deux échéances. Ce schema ne
semble cependant pas prometteur, car méme si la portion a reprendre est trés réduite,
nous ne pouvons pas conclure de fagon systématique. Nous avons envisagé le schéma
ouC; <D; < %, avec comme second délai critique la période. Considérons le systéme
7=1{(0,4,4,8),(0,4,8,16),(0,4,8,16),(0,2,4,8),(0,2,4,8) }. Ce systeme est ordonan-
cable sur 2 et sur 3 processeurs (voir les figures 4.9 et 4.10). Cependant, si on considere
trois processeurs, et si on suppose que le processeur 1 tombe en panne a Iinstant 7, = 3,
la premiere isntance de la tache 7| doit €tre reprise, mais ceci entraine un dépassement
d’échéances des taches 73 et 75 respectivement aux instants # = 8 et # = 12 (voir figure

4.11).

l\)hc
=Y
ﬁ

TS T5T3 T3 TS TS T4T4 z-5 TS
0123456789 10111213 14151617 181920 21 22 23 24

Erl Tl Tl Tl TZ T2 T2 TZ fl Tl Tl Tl

AN

0123456789 10111213 141516 17 18 19 20 21 22 23 24 Temps

Figure 4.9 — Ordonnancement EDF d’un systéme de taches sur 2 processeurs.
Le systeme de taches ordonnancé est

7{(0,4,4,8),(0,4,8,16),(0,4,8,16),(0,2,4,8),(0,2,4,8)}

1R CR 21 T2 - P —
0123456 7 8 9 1011121314151617 18 19202122 23 24
A LA A A A S . Y ——
0123456 7 8 9 1011121314151617 18 1920212223 24
PITI 7‘-1 T] T] .Tl.Tl Tl Tl

0123456 789 1011121314 15 16 17 18 19 20 21 22 23 24 Temps

Figure 4.10 — Ordonnancement EDF d’un systéme de taches sur 3 processeurs.

Le systeme de tdches ordonnancé est
7{(0,4,4,8),(0,4,8,16),(0,4,8,16),(0,2,4,8),(0,2,4,8) }

Et si nous envisageons le schéma H2, il y a également dépassement d’échéance, cette
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7, rateson échéance T s rateson échéance

A ALAARARARS A K2 s
01 2 3 456 7 8 9 101112 13 14 15 16 17 18 19 20 21 22 23 24
BT Tt 77 1'1|2'1 | T [7.[7.] 7,
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01 2 3456 7 8 9 1011 12 13 14 15 16 17 18 19 20 21 22 23 24 Temps

Figure 4.11 — Ordonnancement EDF d’un systéme de taches sur 3 processeurs avec une
panne d’un processeur a I’instant 7, = 3.
Le systeme de taches ordonnancé est

7{(0,4,4,8),(0,4,8,16),(0,4,8,16),(0,2,4,8),(0,2,4,8)}

fois de la tAche 73 a 7 = 8. En effet, la tiche 7 est réactivée avec I’instant 7, comme sa
date de premiére activation (voir figure 4.12), ce qui décale ses échéances. Les para-
meétres temporels de la tdche 7; deviennent donc (3,4,4,8). La reconfiguration de 7] a

répoussé I’exécution de la tache 73 I’amenant ainsi a rater son échéance a I’instant 7 = 8.

75 rateson échéance

B[7s[, < 7]
01 2 3 4 5 6 7 8 9 101112 13 1415 161718192021222324
HPAFRANAE |T, | [FJr. T,]7,]7,]7,

01 2 3 4Paﬁne6 7 8 9 101'112 13' 14'1_% 16 17 18 19 20 21 22 23 24

])ITlrlr]
01 2 3456 7 8 9 101112 13 14 15 16 17 18 19 20 21 22 23 24 Temps

Figure 4.12 — Ordonnancement EDF d’un systéme de taches sur 3 processeurs avec une
panne d’un processeur a I’instant 7, = 3.
Le systeme de tdches orrdonnancé est

={(0,4,4,8),(0,4,8,16),(0,4,8,16),(0,2,4,8),(0,2,4,8) }

Ces observations nous montre que la gestion des pannes quand on ordonnance le
systéme avec EDF pose trés vite des problémes. Pour cette raison, nous nous sommes
plutot orientés vers les ordonnancements équitables, puisque ce sont ceux qui ont la plus

grande puissance d’ordonnancement.
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4.3 Quelques résultats concernant la reprise sous ordonnancements équitables

Nous considérons maintenant des sytémes de taches ordonnancées par une stratégie

équitable (PF ou PD?).

4.3.1 Cas S1 et S2-P3

Nous ne nous attardons pas sur cette partie car nous sommes dans un contexte ou
les taches du systéme sont a départs simultanés et a échéances sur requétes et en plus
le facteur d’utilisation U est tel que U < m — 1. Cela veut donc dire que le systeme est
ordonnangable sur m et m — 1 processeurs. De plus, la proposition 6 est vérifiée pour un
ordonnacement P-équitable car au plus m — 1 taches sont urgentes a chaque instant du

fait des propriétés de la politique d’ordonnancement et par conséquent la propriété

RCT;(t,0™) < RCT;(t,0" ")
7; € Ctx(t,0™ V). ListExec = 1; € Ctx(t,0™).List Exec ou RCT;(t,0™) = 0.

restera vérifiée dans ce contexte.

4.3.2 S2-PletP2

Une partie ou la totalité de la tache doit étre reprise. Nous envisageons 1’hypothese
HI, c’est a dire que les taches ont deux échéances. Pour une tache 7; € T donnée, sa
deuxiéme échéance doit étre telle que la tache puisse avoir au moins C; unités de temps
pour sa reprise. Nous devons donc avoir 7; — Tl-/ >C;d’ou Tl./ <T—C.

Supposons que V71; € 7,7, = (0,C;, T; — C;, T;, T;). Dans ce cas, a T; — C; unités de temps
apres ’activation de la tache 7;, elle aura effectué au moins [% x (T, — C,-)W = C; uni-
tés de temps processeur (nous considérons la premiére instance mais cela est valable
sur toutes les instances). Mais une telle hypothese suppose que nous donnons un sens a
I’équité si les taches sont a échéances contraintes et surtout, nous devons garantir 1’or-
donnangabilité sous cette hypothese, ¢’est a dire avoir un critére d’ordonnangabilité pour

les systemes de taches a échéances contraintes. De plus il faut montrer que la bascule
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d’un mode a I’autre se fait bien, ce qui n’est pas évident.

Si nous envisageons le schéma H2, cela nécessite que 1’on sache déterminer si un
systeme de taches a départs différés est ou non ordonnangable dans un contexte d’ordon-

nancement P-équitable.

Et enfin, nous envisageons le schéma H3. Cela nécessite de savoir comment inté-
grer des taches apériodiques a contraintes strictes dans un contexte d’ordonnancement
P-équitable. Mais en amont, pour étre siir que la tache reprise aura assez de temps pro-
cesseur pour cela, il faut revenir sur la notion d’équité dans un contexte ou il y a des
échéances strictes. On a besoin d’ordonnancer des systémes taches définis de la sorte :
7 ={1(0,C;,T;—C;,T;),i=1...n € N}. Le chapitre suivant donne un cadre a 1’ordon-

nancement équitable de ce type de taches.

Conclusion du chapitre

Dans ce chapitre nous avons proposé plusieurs techniques de reconfiguration en cas
de panne processeur. Ces techniques, pour €tre mises en ceuvre nécessitent la mise en
place de résultats concernant d’une part 1’extension de la notion d’ordonnancement P-
équitable aux systémes de tiches a départs différés et a échéances contraintes, et d’autre
part I’intégration de taches apériodiques dans le systéme.

Ces résultats font 1’objet des chapitres suivants. L’étude de la mise en ceuvre effective
des techniques de reconfiguration devra ensuite étre effectuée. Dans cette étude, nous
n’avons envisagé que la panne d’un seul processeur et les systémes considérés com-
portent des taches indépendantes. Des travaux futurs élargiront le contexte de mise en

ccuvre de notre solution.






CHAPITRE 5

ETUDE DES ORDONNANCEMENTS P-EQUITABLES POUR LES TACHES A
DEPARTS DIFFERES ET A ECHEANCES CONTRAINTES

Les schémas de reconfiguration envisagés dans le chapitre précédent nécessitent de
considérer la P-équité pour des systemes de taches a départs différés et a échéances
contraintes.

Notre objectifiici est d’étendre la définition de la P-équité a ce contexte et de dégager une
condition suffisante d’ordonnangabilité. Le probléme de I’ordonnancement des taches a
échéances contraintes sous ordonnancement P-équitable a été¢ abordé par Ramamurthy
dans [98]. Mais ces travaux se sont limités au cadre des taches a départs simultanés. A
notre connaissance, c’est la premiere fois qu’on considere simultanément les taches a
départs différés et a échéances contraintes.

Au cours des simulations que nous avons menées, il est apparu que les systémes de taches
a départs simultanés et & échéances contraintes respectant la condition CH =3 - l% <
m étaient ordonnangables sur m processeurs par PF ainsi que les systemes a départs

différés a échéances sur requétes respectant la condition U < m. Cela nous a conduit a

énoncer le théoréme suivant dont nous donnerons la preuve dans les sections a venir :

Theoréme S. Tout systeme T de tdches périodiques indépendantes vérifiant ¥ ;. %”_ <m
! i

a un ordonnancement P-équitable sur une architecture composée de m processeurs.

5.1 Motivation et état de ’art

L’un des mécanisme de reprise apreés panne suppose la modification de la date d’ac-
tivation de la tache affectée par la panne. La tache ainsi modifiée sera traitée comme une
tache a départ différé. Par ailleurs, pour préserver du temps avant la réactivation d’une
tache 7;, une des approches consiste a avoir un délai absolu D; vérifiant D; +C; < T;.
Dans ce cas, les taches auront des délais absolus plus petits que les période et par consé-

quent ce sont des taches a échéances contraintes. Il s’en suit alors le besoin d’étudier
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I’ordonnangabilité sous un ordonnancement P-équitable dans ces contextes.

Les premiers algorithmes d’ordonnancement P-équitables étaient restreints aux taches
périodiques indépendantes a départs simultanés et a échéances sur requétes. C’est dans
ce contexte que Baruah et al dans [18] ont établi ’optimalité des ordonnancements P-
équitables et ont donné une condition nécessaire et suffisante d’ordonnangabilité.

Les premiceres extensions du contexte de mise en ceuvre de ces ordonnancements ont été
apportées par Srinivasan et Anderson qui se sont intéress€s au probléme en proposant
dans [5, 106] d’autres modeles de taches plus flexibles du point de vue de 1’ordonnance-
ment. IIs ont proposé les modeles de taches Early-Release (ER), Instra-Sporadic (/S) et
Instra-Sporadic Généralisé (GIS). Cependant ces extensions ne répondent pas a nos be-
soins car notre objectif est d’alléger les hypothéses sur le modele de tache ou le modele
d’exécution des taches en considérant simplement le modele de Liu et Layland. D’ou la
nécessité de nous intéresser a 1’extension du contexte d’utilisation des ordonnancements

P-équitables.

5.2 Condition suffisante d’ordonnancabilité

Dans cette section, nous allons donner une preuve du théoréme 5. Dans le cas général,
nous ne disposons plus d’une condition nécessaire et suffisante d’ordonnancabilité. Nous

n’avons qu’une condition suffisante.

5.2.1 Formulation de I’équité dans ce contexte

Dans un premier temps, nous revenons sur la définition de la P-équité. Elle a été
définie dans le contexte des départs simultanés et des échéances sur requétes. Nous
I’adaptons au contexte des départs différés et des échéances contraintes. Un ordonnan-
cement est équitable si toute tiche s’exécute régulierement dans chacune de ses périodes
d’activité (entre activation et échéance) et est inactive entre chaque échéance et 1’acti-
vation qui suit. Formellement, lors d’un ordonnancement équitable, une tache 7; donnée

devrait avoir regu a chaque instant ¢, /9@ (0,¢), ou la fonction W/9¢@(0,¢) est définie
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par :
0sitel0,r)

k*Ci+%*(t—k*E—ri) si
wideal (0,1) = t € [kxTi+rik*Ti+Dj+r;)

(k+l)*C,~
sit € [kxTi+Di+ri, (k+ 1)« Ti+r;).

k= L%J représente le numéro de 1’instance en cours.
1

Définition 18. Un ordonnancement O est P-équitable si et seulement si

vVt e T,V e N —1 <retard(0,71;,t) <1 avec

| | !
retard(0, T;,t) = Wi (0,) — WP (0,1) = Wi (0,1) — Y 04()).
j=0

Nous redéfinissons également dans ce contexte la notion de sous-tache. Les fenétres
d’exécution des sous-taches d’une tache sont incluses dans les périodes d’activité de la
tache : la ™ (j > 1) sous tache Tij appartient & la k"¢ (k > 1) instance de la tiche
T; avec k = {é-‘ et [ij C [ri+(k=1)xT;,ri+ (k— 1)« T;+ D;). La fenétre [ij est de la
forme [r{,d{) avec r{ =ri+kT;+ LJEE?’J et d{ =ri+kT; + {ﬁéi;[lkc’w
L’exemple de la figure 5.1 illustre une exécution P-équitable de la tiche 7; = (2,3, 5,8).

5.2.2 Preuve du théoréme

La preuve que nous proposons pour le théoréme est une adaptation de la preuve
proposée par Baruah et al. dans [18] pour démontrer le théoréme 1. La preuve s’appuie
sur la théorie des graphes. Nous montrons qu’un ordonnancement P-équitable existe
pour le systeéme de taches sur toute fenétre temporelle [0,L). Dans la suite, nous notons
DT;(t) la demande processeur totale de toutes les sous taches de la tache 7; dont la fenétre

d’exécution est dans ’intervalle [0,¢]. Donc, DT;(¢) = j, ou j est tel que
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Seconde activation

Temps processeur

| requ par la tache Seconde activation

(k-1

| premiere activation \ Inactive
L LN

Activg/"

Inactive| -~

Figure 5.1 — Ordonnancement P-équitable de la tache 7; = (2,3,5,8)

r<t<r
Tout d’abord, nous construisons un graphe valué G(L) puis nous prouvons que si ce
graphe a un flot entier de capacité ... DT;(L) alors, il existe un ordonnancement Pfair

pour 7.

Définition 19. Le graphe G(L) est un graphe orienté valué défini par : G(L) = (V,E)
avec, V =Vyululh UVsUV,UVs et E=EyUE| UE, UE3UEy ot
— Vo ={< source >}
-Nn={< > r1¢ecl}
- h={<2,10,0>i=1l.ntqri>0}U
{(<2,7/ >,(i,/)tq.i=1.n,j€[0,DTy (L))} U{<2,Ti0,j >, (i,j) t.q.i=1.n,j €
L, |51y
- V3={<3,70,t>,(i,t) tq. i=1.mt€[0,r;)} U
{<3,1,t >,(i,t) t.q.i=l.nt € k.Ti+ri,k.T;+ri+Dj), avec | <k < LL;ViJ U

1

{<3,70,t >,(i,t) t.q. i=1..n,t € [k.T;+D;,(k+1).T;) avec 1 <k < V;j”j}
- Va={<4,t>,t€[0,L)}
— Vs ={< puit >}.

Les arcs ainsi que leur valuation sont définis par :
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— Ey={(<source >, < 1,7, >,DT,(L)),i=1..n}

- E={(<1,1>,<2,10,0>,0),i=1..ntq. r; >0} U
{(<1,7,>,<2,7/ >,1),j €[0,DT (L))} U
(< 17>, < 2,50,/ >,0), (1)) tg. i =1 j € |1, | £ | |}

— B ={(<2,710,0 >,< 3,70, >,0),(i,¢) t.q. i=1..n,t € [0,r;)} U
{((<2,t/ >, < 3,70 >,1),(i,j,0) tq. i=1..nj € [0,DT5 (L))t € [r],d)} U
{(<2,70,] >,<3,7,t >,0)(i,/,t) tq. i=1..n, j€[l, [L;f'}),t € kTi+ri+
Di, (k+1).Ti+r;) avec 1 <k < Virlﬁt}

— E3={(<3,1i0,t >,<4,t>,0),t€[0,r;)} U
{(< 3,15, >, < 4,t > 1)t € [kTi+ri,k.Ti+ri+D;) avec | <k < LL%J} U
{(< 3,710, >,<4,t >,0),(i,t) tq. i = 1.n,t € [k.T;+ri+D;,(k+1).T;) avec

L—r;

1<k< |58

— Es={(<4,t>,< puit >,m),t € [0,L)}.

Intuitivement, la construction du graphe G(L) s’interpréte de la fagon suivante :
Chaque nceud de V; représente une tache 7;, et la capacité de I’arc qui relie V) au nceud
de ¥V représentant la tache 7; est la demande processeur de la tache 7; dans I’intervalle
de temps [0,L).

Chaque nceud de V5 représente soit une sous tache d’une tache, soit une période d’inac-
tivité d’une tache. L’inactivité d’une tache 7; est due soit au fait que la tdche n’est pas
encore activée, soit au fait qu’elle a atteint son échéance. Chaque nceud de V) est reli€ au
nceud de V] qui correspond a sa tiche mere et la capacité de 1’arc est égale a 1.

Chaque nceud de V3 représente un instant d’exécution potentiel d’une sous tache ou un
instant d’inactivité d’une tiche. Chaque nceud de V3 est relié a un nceud de V>. Soit un
nceud quelconque de /3. S’il correspond a un temps d’exécution potentiel d’une sous
tache, c’est a dire un instant ¢ qui appartient a sa fenétre d’exécution, il est alors relié
au nceud de V5 correspondant a cette sous tache et 1’arc les reliant est de capacité 1. S’il
correspond a un temps d’inactivité d’une tache, alors il est reli¢ au nceud de V> qui cor-

respond a la période d’inactivité concernée et 1’arc correspondant est de capacité 0.
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Enfin, chaque nceud de V4 correspond a un instant de la fenétre temporelle [0,L) et est
relié aux noeuds de V3 correspondant au méme instant. Les arcs qui relient le noeud de
V4 aux noeuds de V3 ont une capacité de 1.

Considérons, pour illustrer cette construction, une configuration 7 de deux taches a dé-
parts simultanés et a échéances contraintes, 7 = {u(0,3,5,8),v(0,2,3,4)}. L’intervalle

d’étude pour ce systéme est égal a [0,8). La figure 5.2 donne le graphe G(8).

)/(Zvlui())
Zjulo 3luf1)
1.[:0%2[.1;1%&“52)

N3z

. (B ut4)

\
N 2[u0f1) - >(3}uoion,

3lvio)
2wty 3wl
R ET

e S (2IvBN B 4)

N -
\ 2ROy K3 iwin)y
b Blvicy

{source (sink)

3 2100[2)-->3Ivoi7y”

Figure 5.2 — Exemple de graphe :
Graphe valué G(8), modélisant le systéeme de tdiche T = {u(0,3,5,8),v(0,2,3,4)}

Afin de prouver le théoréme 5, nous énongons d’abord le lemme suivant :

Lemme 6. Si le graphe G(L) a un flot entier de valeur Y. DT;(L), alors il existe un

ordonnancement P-équitable pour le systéme de tdache T dans ['intervalle [0,L).

Preuve du lemme
Supposons que le flot entier existe. Nous définissons un ordonnancement O déduit du

graphe G(L) par :

Définition 20. Soit f un flot entier du graphe G(L) de valeur Y. DT;(L). Nous défi-
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nissons O de la facon suivante : V1; € T,Vt € N,

([ 1site[0,L)A(3)€[0,DT(L))) =
f(<2,t >, <35, >,1) =1

0 sinon

Nous allons montrer que I’ordonnancement O sur ’intervalle de temps [0,L) est P-
équitable. Comme la valeur du flot est égale a ¥;. .. DT;(L), le flot entrant sur I’ensemble
des noeuds de V| est maximal. Cela veut dire que le flot le long de chaque arc reliant la
source < source > a chaque noeud < 1,7; > vaut DT;(L). Chaque nceud de V; a exacte-
ment DT;(L) arcs sortants de capacité 1 et les autres arcs sortants ont une capacité nulle
donc ils regoivent un flot nul. Donc chaque nceud < 2, Tij > de V>, regoit un flot entrant
égal a 1. Il s’en suit alors que le nceud < 2, Tij > a un arc sortant transportant un flot de
valeur 1, et les autres arcs transportent un flot de valeur nulle. Chaque nceud de 73 a un
arc sortant. Cet arc transporte un flot égal au flot transporté par 1’arc entrant. De méme,
chaque nceud de V4 a un arc sortant qui transporte le méme flot que celui transporté par
I’ensemble des arcs entrants. Comme la capacité de 1’arc sortant du nceud de V4 est m
(le nombre de processeurs), alors au plus m arcs entrants dans le nceud transportent un
flot de valeur 1. Cela veut dire qu’il y a au plus m sous taches ordonnancées. Cependant,
potentiellement, il est possible qu’une tache 7; soit ordonnancée deux fois un méme ins-
tant ¢ (si d{_l = rll) Mais comme I’arc qui relie les noeuds < 3,7, > a < 4,1 > est
de capacité 1, alors cette situation ne peut pas se produire : si cet arc transporte un flot
de valeur 1, alors un seul arc entrant < 3, 7;,# > transporte un flot de valeur non nulle.
Par suite, deux sous taches ordonnancées ne peuvent pas appartenir a la méme tache.
Donc a chaque instant ¢, il existe au plus m sous taches telles que O;(¢) = 1. De plus,
f((<2,1,j >,<3,1;,t >,1)) = 1 implique que r{ <t< dlj Par suite, chaque sous tiche
est bien ordonnancée dans sa fenétre d’exécution. Enfin, on peut affirmer que toutes les
sous taches sont bien effectivement ordonnancées dans ’intervalle de temps [0,L). En

effet, il y a dans cet intervalle ¥,; . DT;(L) sous taches. D’aprés la définition de O, le
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nombre de sous taches ordonnancées est égal a la valeur du flot entrant dans I’ensemble
des nceuds de V3. Par définition du flot, cette valeur est constante et vaut Y. DT;(L). 11
s’en suit donc que chaque sous tache a bien été ordonnancée. L’ordonnancement O est
donc P-équitable [

Nous allons maintenant prouver I’existence du flot entier de valeur Y. DT;(L).

Définition 21. Soit f un flot défini par :

— f((< source >,< 1,1, >,DT;(L))) = DT;(L)

- > f((<1,1>,<2,70,0>,0)) =0
> f(<1,5,>,<2,1,j>,1) =1
> f((<1,7>,<2,7i0,j >,0)) =0

- > f((<2,70,0 >,< 3,750, >,0)) =0
>f((<2,70,/ >,<3,7Ti0,t >,0)) =0
>
* f((<2,7) >,<3,7,r] >,1)) = CH; — (j — ] .CH))
w f((<2,7 > <3, 5,d —1>,1)) =+ 1) =T CHsid/ —1 =1/
x sinon f((< 2,1/ >,<3,7,t >,1)) = CH,

- > f((<3,7i0,t >,<4,t>,0)) =0
>f((<3,1,t >,<4,t >,1)) =CH;

— f((<4,t >,< puit >,m)) = > CH;

T, € Tt.q.
ri+kP<t<ri+kP—+D;

Lemme 7. f est un flot de valeur ... DT;(L) pour G(L).

Preuve du lemme
Nous prouvons tout d’abord que les contraintes de capacité sont bien respectées. Les
arcs de Ey et £ sont saturés et les arcs de E3 transportent un flot de valeur égale soit
a 0, soit a CH; qui est inférieur ou égal a 1. Les contraintes de capacité sont donc res-

pectées pour les arcs de Ey, Ey et E3. Si ’on considére un arc de Ejy, il transporte un
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flot de valeur Y CH; < ¥.;,c; CH;, et comme nous avons, par
T; € Tt.q.

ri+ kP, <t<ri+kP+D;

hypothese, >..c.CH; < m, la contrainte de capacit¢ est bien respectée. Enfin, pour les
arcs de E5, nous devons prouver que CH; — (j — r{.CH,-) <let(j+1)— r{“ CH; <1
si d{ —1= r{“. Nous avons ’}] = LC%II,J, donc CLH, -1< rl’ < C%lf’ donc —CH; <
r{ *CH; — j <0 et par suite 0 < CH; — (j —rif « CH;) < CH; < 1. Nous pouvons prouver
aussique (j+1)— rl] oy CH,; <1 en utilisant le méme raisonnement. Donc ici aussi, les
contraintes de capacité sont bien respectées.

Nous prouvons ensuite que le flot / vérifie bien la loi des nceuds de Kirchhoft. Pour les
nceuds ayant des entrées transportant un flot de valeur nulle, la loi est bien respectée car
les arcs en sortie transportent aussi un flot nul. Pour chaque nceud < 1, 7; > de V7, le flot
transporté par 1’arc entrant a pour valeur D7;(L). Comme il y a DT;(L) arcs sortants sa-
turés et que le reste des arcs sortants transportent un flot nul, alors la loi est bien vérifiée
pour V. Chaque nceud < 2, ‘L’ij > de V3 a un arc entrant transportant un flot de valeur 1.
Nous allons montrer que 1I’ensemble des arcs sortants transporte un flot de valeur 1 aussi.
Le nombre d’arcs sortants de ce nceud est dij — r{ . Alors le flot transporté par ces arcs a
pour valeur :

sid! =l CH,— (j—r] CH}) +CH;.(d) —r] —2)+ (j+1) — /7' .CH; qui vaut 1 aprés

1 1

simplification ;
sinon nous avons dlj —1# r{“, donc (JCJ“—HH —1# LJCLHtJ ce qui signifie que JC% est un
entier et par suite d/ = L e flot transporté par les arcs a donc pour valeur CH; —

=t
(j— rl’ .CH;) +CH,~.(dlj - r{ — 1) qui vaut 1 apres simplification. La aussi la loi est bien
respectée.

Au niveau de chaque nceud < 3, 7;,¢7 > de 3, il y a un seul arc sortant qui transporte un
flot de valeur CH;. Nous allons donc montrer que le ou les arcs entrants dans ce nceud
transporte(nt) un flot de valeur CH,. En effet, si dl] —1= rl.j H, il y a deux arcs entrants
dans le nceud qui transportent un flot de valeur (j+ 1) — r{“ CH;+CH;— ((j+1)—
r{ o .CH;) = CH,. Sinon, il y a un seul arc entrant dans le nceud et transportant un flot de

valeur CH,.
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Considérons pour finir un nceud < 4,7 > de V4. Les arcs entrant dans ce nceud et transpor-
tant un flot de valeur non nulle sont les arcs (< 3,7, >, < 4,t >,1) avec r; +k.P, <t <
ri+k.P;+ D;. Ces arcs transportent donc un flot de valeur Y CH;,
T e I't.q.
ri+ kP, <t<ri+k.P+D;
qui est par définition égale est la valeur du flot transporté par I’unique arc sortant de ce

nceud.

Nous avons donc prouvé que la loi des nceuds de Kirchhoff est bien vérifiée au niveau
de chaque nceud. Par conséquent, f est un flot de valeur ... . DT, (L). O

Nous pouvons terminer la preuve du théoréme 5. Le lemme 7 implique ’existence d’un
flot rationnel de valeur Y. DTr (L) pour le graphe G(L) = (V,E). Comme le flot
tranporté par chaque arc a une valeur enticre, alors il existe un flot de valeur enticre
Yer DT (L) dans le graphe G(L) d’apres [71]. Le lemme 7 prouve alors qu’un ordon-

nancement P-équitable peut étre construit, d’ou le théoreme. [J

5.2.3 Mise en ceuvre

Afin de mettre en ceuvre les algorithmes P-équitables dans notre contexte, nous ajou-
tons un état supplémentaire aux états d’une tache : /’érat “oisif”. A un instant # donné,
une tache ; est a 1’état “oisif” si ¢t < r; out € [k.T;+r;+ D;,(k+1).T;). Dans ce cas
la tache n’a aucune sous tache active. Quant a la politique d’attribution des priorités, a
chaque instant, la priorité est donnée aux sous taches de plus petite échéance. Les ex-
aequo peuvent étre départagés en utilisant PF, PD ou PD? avec la définition suivante de
bit successeur :

) 1si d >l

l .
0 sinon
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5.3 Pertinence de la condition et application

5.3.1 Pertinence de la condition

Pour illustrer la pertinence de nos résultats, nous avons procédé a des simulations.
Notre objectif est d’étudier le pessimisme de notre condition. Pour cela, nous générons
aléatoirement des échantillons de 1000 systémes, dont nous contrdlons la charge CH ou
le taux d’utilisation U. Nous simulons ensuite 1’ordonnancement PF, afin d’obtenir le

taux de systémes ne vérifiant pas notre condition et étant cependant ordonnancables.

Le simulateur met en ceuvre 1’algorithme d’ordonnancement PF. Nous avons généré
des taches périodiques selon 1’approche décrite a la page 63. La matrice utilisée pour

générer les périodes afin de borner I’hyperpériode a 210 est :

[\

e e
—_ = = =
—_—
~ WD W N

~N W

L’intervalle d’étude pour un systéme de tache est égal [0,7) ou T est égal a I’hyper-
période du systeme de tache, pour des taches a départs simultanés et [0, max {r;};_; ,+2T)
pour les systemes de tiches a départs différés. L’intervalle d’étude pour les systémes de
taches a départs différés est justifié par les résultats de nos travaux sur la cyclicité établis

a la page 90.

Les résultats des simulations concernant 1’ordonnancabilité sont résumés dans le ta-
bleau 5.1. Dans ce tableau, nous pouvons constater que conformément a nos résultats,
tous les systémes de taches a échéances sur requétes avec U < m sont ordonnancables.
De méme, tous les systémes de taches a échéances contraintes avec CH < m sont ordon-

nangables.
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Bornes de U et CH
Systémes de taches U<m |CH<m| CH>m
ri:OetDi:Y} N=100%
ri=0etD; <T; 0<N <100% | N=100% | 0<N < 100%
F>0elD =T, N=100%
ri>0etD; <T; 0<N <100% | N=100% | 0<N <100%

Tableau 5.1 — Résultats de la simulation sur I’ordonnancabilité. N désigne le pourcentage
de systemes ordonnancable sur I’échantillon considéré.

Par ailleurs, nous pouvons aussi remarquer que :

1. Pour les systémes de tdches a échéances contraintes, U < m n’est pas une condi-
tion suffisante d’ordonnancabilité puisqu’il existe de tels systemes de tiches non

ordonnangables avec U < m ;

2. Pour les systémes de taches a échéances contraintes, la condition CH < m n’est
pas une condition nécessaire il existe des systémes de taches avec CH > m qui

sont ordonnangables.

Nous avons donc affiné nos simulations pour voir I’impact de 1’évolution du facteur
d’utilisation U du systeme de taches et du facteur de charge CH de ce systeme sur son
ordonnangabilité. Sur la figure 5.3.1, nous avons représenté 1’évolution du pourcentage
de systémes de taches ordonnangables quand le facteur de charge évolue. Nous avons
considéré des plateformes de m = 2,m = 3 ou m = 4 processeurs. Dans tous les cas, on
observe que lorsque le facteur de charge vaut m, la totalité des systemes de taches géné-
rée est ordonnangable. Pour CH €|m,m+ 1[ (CH = m+ %, 0 <k <10), le pourcentage
de systemes de taches ordonnangables reste proche de 100% quand CH est proche de m
et diminue rapidement quand CH tend vers m + 1. Ces résultats montrent que la condi-
tion d’ordonnangabilité que nous avons établie est relativement bonne en ce sens qu’elle

rejetera relativement peu de systémes qui étaient en fait ordonnancables.



119

120

100 =

pourcentage 80 L 3 \

(%) de o N
systémesde N \ \ “T®-- m=2
tachesvalides 20 .\ - —— m=3

<
LN —A— m=4
) ™ \
20 =

- ~—— -
N
- —
S -

e - St
S, LEL PR S

[¢] T T T T T T 1

m ml m2 m3 m4 m5 m6 m7 m8 m,9 m+1l

Evolution du facteur de charge CH

Pourcentage de taches ordonnangables en fonction du facteur de charge sur une archi-

tecture de 2, 3 ou 4 processeurs.

Nous avons également examiné la corrélation entre 1’évolution du facteur d’utilisa-
tion d’un systéme de taches et son ordonnangabilité (dans le cadre des taches a départs
simultanés et a échéances contraintes). Ces résultats sont représentés sur les figures 5.3
et 5.4. Nous avons considéré une architecture de 3 processeurs pour la figure 5.3 et une
architecture de 4 processeurs sur la figure 5.4. Nous pouvons observer que si U tend vers
m, les systémes de taches générés ne sont pas ordonnangables et tous les systémes de

taches deviennent ordonnancgables quand U < %

120 120
100 /./—v 100 /./v
Pourcentage 80 // Pourcentage 80 /
%) de
(%) 60 (%) de 60
systémesde / systémesde /
tachesvalides 20 / tachesvalides ,, /
20 / 20 /
0 0
327 24 21 18 15 12 09 06 03 4 36 32 28 24 2 16 12 08 04

Evolution du facteur d’utilisation U Evolution du facteur d'utilisation U

Figure 5.3 — Graphe 2 : Figure 5.4 — Graphe 3 :
les graphes 2 et 3 montrent respectivement le pourcentage de tdches ordonnangables en

fonction du facteur d’utilisation sur 3 processeurs et 4 processeurs.
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5.3.2 Application

Les résultats obtenus dans ce chapitre vont étre utilisés pour gérer les reprises apres
panne dans le cas de figure S2-P1 et P2 de la page 105.
Soit T = {7;(0,C;,T;,T;),i = 1...n,n € N} un systeme de tiches ayant un ordonnance-

ment P-équitable sur m processeurs.

Si Y T_(E"C_ < m, alors il existe un ordonnancement P-équitable pour le systeme de
taches

7= {r,f(o,c,-,T,-—c,-,T,»),i: l..mne N}.

De plus, V’L’; € ’L',, ’L'; finit C; unités de temps avant la fin de sa période courante.
Les figures 5.5 et 5.6 illustrent cela. Sur la figure 5.5, nous avons un ordonnancement

PF sur 3 processeurs du systéme de tiches
7={1(0,3,6,6);1,(0,2,6,6);13(0,5,12,12),74(0,4,12,12)}.
La figure 5.6 est une séquence d’ordonnancement du systeme de taches
T ={11(0,3,6—3,6);7(0,2,6 —2,6); 73(0,5,12 — 5,12); 74(0,4,12 — 4,12) } =

{11(0,3,3,6),72(0,2,4,6),73(0,5,7,12), 74(0,4,8,12) }.

Chaque tache de 7 finit au moins C; unités de temps avant la fin de sa période. Sous
I’hypothése HI de la page 105, toute la tache peut étre reprise en cas de panne d’un

processeur.

Conclusion du chapitre

Dans ce chapitre, nous avons étendu le principe de 1’ordonnancement équitable a
tout systeme de taches périodiques. Nous avons donné une condition suffisante d’ordon-

nangabilité. Nous avons montré qu’il existe un ordonnancement P-équitable sur m pro-

n G

cesseurs pour tout systéme de tdches périodiques 7 vérifiant 3’ | 5+ < m. Nous avons
1
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Figure 5.5 — Ordonnancement par PF du systéme 7 sur 3 processeurs
T={11(0,3,6,6),72(0,2,6,6),73(0,5,12,12),74(0,4,12,12) }
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Figure 5.6 — Ordonnancement par PF du systeme 7 sur3 processeurs
T ={11(0,3,3,6),1:(0,2,4,6),13(0,5,7,12),74(0,4,8,12) }

121



122

ensuite illustré la pertinence de nos résultats a travers des simulations. Ces simulations
nous ont enfin permis de mesurer 1I’impact de la variation des facteurs d’utilisation et de
charge du systeme sur I’ordonnagablité du systeme par 1’algorithme d’ordonnancement

équitable PF.



CHAPITRE 6

GESTION DES TACHES APERIODIQUES

L’un des schémas de reprise apres panne consiste en la reprise (¢ventuellement par-
tielle) de la tache fautive comme une tache apériodique.
Un autre facteur d’évolution du systéme consiste en un changement de besoin. Cette
évolution est généralement de nature fonctionnelle. Il s’agit d’étendre la capacité du
systéme pour s’adapter a un nouvel environnement ou favoriser des interactions avec
d’autres systemes. Les fonctions existantes doivent alors étre modifiées ou s’enrichir de
nouvelles fonctions.
Nous €tudions dans ce chapitre la problématique de 1’ordonnancement des taches apério-
diques ainsi que I’intégration de nouvelles taches dans le systéme. Cela peut constituer
une réponse au probléme de 1’évolution aussi bien matérielle que fonctionnelle du sys-
téme. Le travail que nous présentons dans ce chapitre s’appuie sur le travail de Master

de Christian Fotsing, actuellement en thése au LISI.

6.1 Le probléme

6.1.1 Hypothéses sur les taches

Nous considérons d’abord des taches périodiques indépendantes a échéances sur re-
quétes, ordonnancées a I’aide d’une stratégie P-équitable. Nous considérons des taches
apériodiques a contraintes strictes, indépendantes entre elles et indépendantes des taches
périodiques. Une nouvelle tiche apériodique est traitée a son arrivée dans le systéme par
une routine d’acceptation : elle est acceptée dans le systéme si et seulement si elle peut
respecter son ¢chéance et elle n’entraine pas le dépassement d’échéance, ni d’une tache
périodique, ni d’une tache apériodique déja acceptée. Les taches apériodiques acceptées
sont ordonnancées en arriére plan et nous proposons un test d’acceptation basé sur la
répartition équitable des temps creux.

Nous étendons par la suite 1’étude au cas ou les taches périodiques peuvent partager
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des ressources ou étre soumises a des relations de précédence et avoir des échéances
contraintes. Dans ce cas, nous utilisons une stratégie d’ordonnancement a base de ré-
seaux Petri. Nous ordonnangons hors-ligne les taches périodiques en utilisant notre mé-
thode a base de réseaux de Petri. La sélection d’une séquence se fera sur la base du

critére de répartition équitable des temps creux.

6.1.2 Méthodes classiques d’ordonnancement des taches apériodiques

Les techniques classiques d’intégration de taches apériodiques dans le contexte des
ordonnancements P-équitables consistent a considérer les tiches apériodiques comme de
nouvelles taches périodiques. Dans un contexte d’ordonnancement P-équitable sur une
architecture de m processeurs et pour des taches périodiques indépendantes a échéances
sur requétes, une nouvelle tdche apériodique 7, de facteur d’utilisation U, est acceptée
dans un systeme de facteur d’utilisation U, si Uy; = U + U, < m. Cette technique de

prise en charge des taches apériodiques est illustrée par la figure 6.1.

File d'attente de taches

périodiques

(LTI

| Ordonnanceur

Rejetée €—

N lle tach é
ouvelle tache Test d’acceptation Acceptée
apériodique 0

File d'attente de taches
apériodiques acceptées

Si une tache apériodique finit
son exécution elle quitte le
systéme

Figure 6.1 — Ordonnancement des taches apériodiques : méthode conjointe
Les tdches apériodiques sont placées dans la méme file que les tdaches périodiques et
sont traitées de la méme fagon par [’ordonnanceur
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Dans la littérature, la mise en ceuvre de ces techniques se fait de deux fagon [108] : la
premiere approche consiste a estimer le temps de réponse du flux d’apériodiques qui ar-
rivent dans le systeme, ce qui permet de savoir si I’ordonnangabilité est garantie, et dans
la seconde approche, on modélise les taches périodiques par des taches GIS (une sous
tache peut s’exécuter plus tot que prévu ou encore son exécution peut étre retardée). Pour
s’assurer de 1’ordonnangabilité dans la seconde approche, il suffit alors de s’assurer que
I’ensemble des taches (taches apériodiques et périodiques ) vérifient la condition d’or-
donnangabilité U,,,; < m. L’avantage d’une telle approche est que le test d’acceptation
d’une nouvelle tache apériodique est de complexité en O(1). Mais le modele de tache
considéré n’est pas adapté a notre étude (dans notre approche des ordonnancements P-
équitables, nous considérons le modele de tache classique de Liu et Layland et toutes les
sous taches s’exécutent dans leur fenétre d’exécution) d’ou son abandon.

La premicere approche est adaptée a notre étude mais sa mise en ceuvre est complexe du
fait de la complexité de son test d’acceptation. En effet, la complexité du test d’accepta-
tion de cette approche est O(klogk+ (n,+k) f) ol k est le nombre de taches apériodiques
qui arrivent dans le systéme, n, est le nombre de taches apériodiques déja acceptées en
plus de celles qui viennent d’arriver, et en enfin f est la complexité de la fonction de
calcul du temps de réponse des taches apériodiques. La complexité élevée de cette ap-
proche est due au fait que les nouvelles taches apériodiques qui arrivent sont a priori
acceptées et on calcule le temps de réponse du nouvel ensemble de taches apériodiques.
Si I’ensemble des taches apériodiques nouvellement construit n’est pas ordonnangable,
alors on €limine au fur et a mesure certaines taches apériodiques. On ne peut cependant
pas éliminer une tache apériodique qui avait déja été acceptee.

Dans le cadre des ordonnancements hors-ligne a base de mod¢le, trés peu de travaux se
sont intéressés a 1’ordonnancement des taches apériodiques du fait de la rigidité de ce
modele d’ordonnancement.

Notre objectif est de proposer un critere plus fin d’acception des taches apériodiques
avec une complexité raisonnable dans le cadre des ordonnancements P-équitables. Dans
le cadre des ordonnancements hors-ligne a base de réseaux de Petri, nous allons propo-

ser un critere de sélection de séquences d’ordonnancement avec une répartition équitable
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des temps creux. Cela permettra d’utiliser le critére d’acception proposé dans le cadre
des ordonnancements P-équitables. Ce critére d’acceptation exploite la prédictibilité des
ordonnancements P-équitables. Le nombre de temps creux dont disposent les taches apé-
riodiques pour leur exécution est connu a deux unités de temps pres, ce qui permet de
rejeter sans calcul supplémentaire une nouvelle tache apériodique.

Le test que nous proposons est un test de complexité polynomiale et nous illustrerons a

travers des simulations que ce test présente bien de meilleurs résultats.

6.2 Principe général - Gestion des temps creux

Nous nous limitons pour le moment au cas oum — 1 < U < m. L’ordonnancement des
taches apériodiques en arriere plan a comme atout majeur de ne pas remettre en cause
I’ordonnancement périodique. On n’a donc pas besoin de recalculer 1’ordonnancement
périodique a cause d’une tache apériodique prise en compte dans le systéme et par voie
de conséquence, I’ordonnancement périodique peut étre fait hors-ligne.
L’ordonnancement en arrieére plan des taches apériodiques repose sur 1’évaluation du
nombre de temps creux dans un intervalle de temps quelconque en temps constant avec
une erreur limitée. Il est nécessaire pour cela que les temps creux soient équitablement
répartis.

Les temps creux sont les temps d’inactivité laissés par I’ordonnancement des taches pé-
riodiques. La solution la plus simple consiste a ordonnancer les taches périodiques selon
la stratégie choisie, les temps creux se plagant chaque fois que moins de m taches sont
ordonnancées. Mais ceci a comme inconvénient le fait qu’on n’a aucune maitrise sur
la répartition des temps creux. Une solution alternative consiste a utiliser le principe
de complétion vu au chapitre 4, mais ici, nous introduisons une unique tache oisive 7.
Comme nous avons supposé que m — 1 < U, nous avons Cy < T et ici nous voulons inter-
dire le parallélisme. La tache 7y geére I’ensemble des temps creux, et si nous contrdlons

son exécution, nous controlons la répartition des temps creux. La tache oisive a pour
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parametres

70 =<0,T(m-U),T,T >

et son ordonnancement a instant # correspond a un temps creux. La figure 6.2 illustre

I’ordonnancement par I’algorithme PF du systéme de tache

T=<1(0,3,6,6),72(0,2,6,6),73(0,5,12,12), 74(0,5,12, 12) >

sans la tache oisive. Nous constatons que la répartition en arriere plan des temps creux
n’est pas équitable. Il y a par exemple deux temps creux simultanés a I’instant # = 11,
et aucun temps creux n’a eu lieu au bout de 3 unités de temps alors qu’une répartition
équitable I’exigerait. Sur la figure 6.3, le méme systéme de tache a été complété par la
tache oisive 79(0,4, 12,12) et la politique d’ordonnancement PF est utilisée. La tche 1

est ordonnancée selon PF, donc les temps creux sont répartis équitablement.

Temps creux

o 1 2 3 4 5 6 7 8 9 10 11

EAEN AR
6 7 8 S 10 11 Temps

Figure 6.2 — Ordonnancement du systéme de tache 7 sans la tache oisive

Ordonnancementde la tache oisive

L P T Y T N N s = P T
o 1 2 3/ a 5\ 6 7 8 9 10 11
A ||Tl |T4l7:l T;lle‘;ol‘lu ITz ITsl"'l ITO [ 7. ]
(0] 1 2 3 4 5 6 7 8 9 10 11 Temps

Figure 6.3 — Ordonnancement du systéme de tache 7 avec la tache oisive

La tache oisive sert de serveur de taches apériodiques dans notre étude. Dés que la
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tache oisive est ordonnancée, une tache apériodique peut étre exécutée. Si aucune tache
apériodique n’est présente, alors un processeur demeure effectivement inactif. Nous sup-
posons que la file des taches apériodiques est triée par EDF [81]. Dans ce cas, la tache
d’échéance la plus proche s’exécute quand une tache apériodique est ordonnancée. En
cas d’égalité, la priorité est donnée a la tache la plus ancienne.
La prédictibilité des ordonnancements P-équitables permet d’avoir un test d’acception de
taches apériodiques de complexité minimale. En effet, cette prédictibilité permet d’avoir
entre deux instant 7 et // une approximation de la capacité du serveur (le nombre de temps
creux disponibles). Considérons I’intervalle de temps [¢,#']. L’ ordonnancement étant P-
équitable, nous avons

|Uot| < Wy(0,¢) < [Upt]

|Uot | < Wp(0,1) < [Upt]

Nous en déduisons alors,
|Uot'| — [Uot] < Wy(t,1") < [Upt'| — |Uot] .

Avec cette relation, nous avons une valeur minimale pour le nombre d’unités de temps
dont dispose une tache apériodique pour son ordonnancement. En effet, nous pouvons
approximer ce nombre par |Upt’| — [Upt| avec une erreur d’approximation de deux uni-
tés de temps au maximum. Nous noterons W _M(¢,¢") cette valeur minimale dans la suite

de notre étude.

6.3 Le protocole d’acceptation

Nous rappelons que les taches apériodiques prises en charge (déja acceptées) sont
départagées selon une politique d’ordonnancement EDF. Soit (T, , Tuy, ..., Tq,) ’en-
semble des taches apériodiques déja acceptées et non terminées. Nous supposons ces
taches ordonnées par ordre croissant d’échéances c’esta dire d,, < d,, <,...,<d,,. Soit

1, =< t,C,, D, > une nouvelle tache apériodique qui arrive a I’instant z. Son échéance
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est alors d, =t + D,. L’acceptation de la tache dépend du temps processeur libre entre
I’instant 7 et de son échéance d,. Le test d’acceptation est ainsi défini :

— sid,, < d,, alors lanouvelle tiche apériodique 7, a la plus grande échéance. Alors
son adjonction a la liste n’aura aucun impact sur I’exécution des autres taches
apériodiques existantes. La décision d’acceptation dépend seulement du nombre
d’unités de temps processeur libres entre 7 et d,. S’il y a assez de temps libre pour
que T, puisse s’exécuter apres les autres taches apériodiques de la liste, alors elle
est acceptée ;sinon elle est rejetée. Formellement, 7, est acceptée si et seulement
si: W_M(t,d,) > Y=KRCT, (1) +Ca;

—sidjel...k—1telqued, <dy <dg,,,les j premicres tiches apériodiques ne

j+1°
seront pas affectées par I’acceptation de 7,. Par contre, I’acception de 7, va décaler

I’exécution de Ta, ., Ta,- Nous devons donc nous assurer que ’acception de 7,

e
ne provoque pas de dépassement d’échéance pour I'une des taches apériodiques

Taj s Tay - Formellement, 7, est acceptée si et seulement si :

1. si 7, a assez de temps processeur libre pour s’exécuter :
W_M(t,d,) > 3= RCT,,(t) +Ca ;
2. chaque tache décalée aura assez de temps processeur libre pour s’exécuter :
Vp € j+ 1.k, W_M(t.d,) > SI=¥RCT, (1) +C,
— si d, < dg, alors I’acceptation de 7, va décaler I’exécution de toutes les autres

taches apériodiques de la liste. Alors, nous devons vérifier que :
1. 7, a assez de temps processeur libre pour s’exécuter :W_M(t,d,) > Cy;

2. les autres taches apériodiques ont également assez de temps processeur libre
pour leur exécution : Vp € 1...k,W_M(¢,d,,) > ZEfRCTai(t) +C,.

Pour la mise en ceuvre pratique du serveur, une table de tiches apériodiques est main-
tenue triée par ordre croissant d’échéance (voir le tableau 6.I). Pour chaque tache apé-
riodique on stocke son échéance d,, le temps processeur qu’il lui faut pour terminer son
exécution RCT; ainsi que le temps processeur cumulé qu’il lui faut a elle et a toutes les

tache apériodiques qui la précedent C RCT,.
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Parametres dynamiques des taches apériodiques
Identifiant | 1, ‘ Tuy ‘ . ‘ ("
Echéance dg, dy, ... d,
RCT RCT,, RCT,, e RCT,,
C RCT RCT,, | RCT,, +RCT,, | ... RCT, +
...+RCT,,

Tableau 6.1 — Table des paramétres dynamiques des taches apériodiques
6.4 Analyse de performance

Nous évaluons tout d’abord la complexité de notre approche. Comme 1’ordonnance-
ment périodique n’est pas remis en cause lors de I’acceptation d une tache apériodique, il
peut étre calculé une fois pour toutes hors ligne avant I’exécution sur une hyperpériode.
La complexité de notre approche dépend donc uniquement de la complexité du calcul
pour déterminer le temps processeur libre et de la complexité du test d’acceptation. La
premiére étape a une complexité en O(1) et la deuxiéme étape nécessite O(k) additions
et O(k) comparaison ou £ est le nombre de taches apériodiques en cours. Enfin la mise a
jour de la liste est de complexité O(k).

Nous avons ensuite mené des simulations pour comparer notre approche a 1’approche
proposée dans [108]. Nous utiliserons une approche exacte qui sert de référence pour la
comparaison. Dans 1’approche exacte, I’acceptation d’une tache apériodique dépend du
nombre exact d’unités de temps processeurs disponible. L’élément de comparaison est
le taux de charge apériodique acceptée. Avant de présenter les résultats, nous présentons
les conditions de simulation. Plusieurs facteurs peuvent influencer 1’ordonnancement
des taches apériodiques. Il s’agit du nombre de processeurs de la plateforme, du facteur
d’utilisation total des processeurs par les taches périodiques et de la loi d’arrivée des
taches apériodiques. Nous faisons varier ces parametres pour observer le taux de taches
apériodiques acceptées.

Les systemes de taches périodiques générés sont composés de taches a départs simulta-
nés et a échéances sur requéte, ce qui fait que la longueur de la séquence a observer est

I"hyperpériode T pour chaque systéme de tiches. Pour nos illustrations nous générons
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des échantillons de 500 systemes de taches périodiques. Chaque échantillon S(U,m, i),
i=1,...,9 (nous générons une dizaine d’échantillons) est caractérisé par son facteur
moyen d’utilisation qui est compris dans I’intervalle [m -1+ %,m -1+ %] ou m est
le nombre de processeurs de la plateforme.
Pour chaque systeme de taches périodiques, nous générons un flot de taches apério-
diques. La loi d’arrivée des apériodiques est modélisée par une loi exponentielle de pa-
rametre x. Le délai D,, d’une tiche apériodique 7, est une variable aléatoire uniforme
comprise dans I’intervalle [10,D Max]| et sa durée d’exécution est une variable aléatoire
uniforme dans I’intervalle [%, [%] .
Pour chaque échantillon, nous avons effectué trois simulations sur I’intervalle d’étude
[0,7) :

1. nous utilisons notre méthode, les taches périodique sont ordonnancées selon 1’al-

gorithme d’ordonnancement équitable PF ;

2. nous utilisons la méthode proposée par [108] (la méthode conjointe) qui consiste
a accepter une nouvelle tache apériodique si le systéme n’est pas surchargé i.e

Uotal = U+ U, <m;;

3. nous utilisons la méthode exacte basée sur un comptage exact du nombre de
temps creux disponibles dans I’ordonnancement périodique. Nous procédons donc
comme dans notre méthode sauf qu’ici le nombre de temps creux disponible n’est

plus approximé.

Apres les simulation nous procédons a une analyse compétitive avec comme méthode

de référence, la méthode exacte. Pour chaque couple
(systéme de taches périodiques, flux de tdches apériodique),

nous comparons les ratios

charge apériodique acceptée par notre méthode

charge apériodique acceptée par la méthode exacte
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charge apériodique acceptée par la méthode conjointe

charge apériodique acceptée par la méthode exacte
Nous avons effectué des simulations pour plusieurs valeurs du triplet (m,x, D Max). La
figure 6.4 montre les résultats pour (4,40,200). Les résultats pour (2,20,40), (4,40,40)

conduisent aux mémes conclusions.

x=40-D_Max=200-m=4
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&5 Facteur d'utilisation U

H Notre méthode © Méthode conjointe

Figure 6.4 — Comparaison de notre méthode a la méthode conjointe

Nous pouvons constater que pour pratiquement toutes les valeurs de U, notre ap-
proche a des résultats trés proches de ceux obtenus par I’approche exacte, et ils sont
meilleurs que ceux obtenus par la méthode conjointe. La performance de notre approche
diminue sensible pour les valeurs de U telles que m — 0.1 < U < m. Cela s’explique par
le fait que pour de telles valeurs de U, le temps processeur disponible pour 1’exécution
de taches apériodiques diminue énormément ce qui fait que 1I’approximation que nous
faisons devient sensible. Nous obtenons les mémes résultats en monoprocesseur ce qui

nous fait dire que notre approche tend vers 1’optimalité.

Nous étendons maintenant notre test d’acception a un contexte plus large ou les

taches peuvent étre a départs différés, a échéances contraintes, partager des ressources
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et avoir entre elles des relations de précédence. La principale exigence de notre test est
la répartition équitable des temps creux. Nous allons donc adapter I’approche a base de
modele que nous proposons afin de sélectionner les séquences pour lesquelles les temps

creux sont équitablement répartis.

6.5 Généralisation

Dans cette section nous nous intéressons aux tiches pouvant partager de ressources
critiques ou communiquer entre elles. Les taches peuvent également étre a départs diffé-
rés et a échéances contraintes. Dans ce contexte, il n’est plus possible d’utiliser les tech-
niques P-équitables pour ordonnancer les taches périodiques. Par ailleurs, nous n’avons
pas besoin que toutes les taches périodiques soient ordonnancées de fagon équitable.
Seule la tache oisive doit I’étre. Nous allons donc utiliser les techniques d’ordonnan-
cement hors-ligne afin de sélectionner des séquences pour lesquelles les temps creux
sont répartis équitablement (s’il existe de telles séquences), mais par contre, nous n’im-
poserons rien aux taches périodiques. L'un des atouts des approches hors-ligne est de
permettre précisément cette souplesse.

Rappelons que la performance de notre test d’acceptation repose sur la répartition équi-
table des temps creux. Nous utilisons un ordonnancement hors-ligne a base de réseau de
Petri, qui est adapté au modele de taches que nous considérons.

Quand cette technique d’ordonnancement est utilisée, 1’ensemble des ordonnancement
valides est I’ensemble des chemins du graphe des marquages accessibles qui est un
graphe orienté. La recherche d’une séquence optimale est équivalente a la recherche
d’un chemin optimal dans un graphe. Cela se fait en pondérant les arcs du graphe et en
recherchant un chemin de colt minimum ou maximum dans le graphe ainsi valué. Le

poids attribué aux arcs dépend du critére d’optimisation choisi.

6.5.1 Compléments sur ’approche a base de réseaux de Petri

Rappelons que I’ensemble des séquences d’ordonnancement valides est donné par

le graphe des marquages accessibles. Un chemin du graphe des marquages est une sé-
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quence d’ordonnancement valide du systeme modélisé. Chaque transition allant d’un
marquage a un autre est étiquetée par un multi-ensemble @y, de cardinalité inférieure ou
égale m représentant les taches choisies. Si la profondeur du graphe est L, chaque chemin

sera un mot de la forme
. !/
C=wWw...0 ou a)h:{r,-l...ri ,}, avec m <m
m

ce qui signifie que les taches {’L’,'l TP, } se voient attribuer les processeurs a l’instant
t=h.

6.5.2 Extraction des séquences avec temps creux équitablement répartis

Nous avons vu dans les sections précédentes que lorsque le systeme de taches n’est
pas de charge maximale, des temps creux cycliques peuvent apparaitre dans 1’ordonnan-
cement. Méme pour les systémes de charge maximale, des temps creux acycliques ap-
paraissent durant la montée en charge du systeme. Pour modéliser les temps creux, [60]
regroupe les temps creux acyclique au sein d’une tache appelée tdache creuse notée 7, et
les temps creux cycliques sont regroupés au sein de la tdche oisive, 1y. La tdache creuse
est alors utilisée juste pour représenter les temps creux durant la montée en charge du
systéme et est active entre O et z. — 1. La tache oisive est quand a elle activée a 7. Cela est
possible parce que le temps de montée en charge est connu dans le cas monoprocesseur
[37]. Dans le cas multiprocesseur le temps de montée en charge n’est pas connu et peut
étre tres tardif [38]. Cela nous a conduit a ne considérer que les temps creux cycliques

régroupés au sein de la tache oisive.
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6.5.2.1 Modélisation de la tache oisive

Nous souhaitons que la tache oisive soit ordonnancée de fagon équitable. Une pre-

micre solution consiste a la décomposer en Cy sous taches

SR RN (=2 I EA PR

Dans ce cas, dans chaque séquence valide trouvée, chaque sous tache est ordonnancée
dans sa fenétre d’exécution, donc la tache oisive est ordonnancée de maniere P-équitable.
Cette technique donne des solutions exactes, mais elle a pour principal défaut d’augmen-
ter fortement et la taille du réseau de Petri (car on ajoute un grand nombre de taches) et
les temps de calcul (car I’adjonction de taches induit de trés nombreux retours en arriere
supplémentaires qui sont trés coliteux). L’alternative consiste a garder une seule tache
oisive, et a utiliser une valuation du graphe des marquages qui permettra d’extraire les

séquences les meilleures au sens de I’équité.

Contrairement au cas monoprocesseur, la tache oisive peut se paralléliser dans le
contexte multiprocesseur. Elle sera donc représentée par m transitions paralleles mises
en exclusions mutuelles. A chaque hyperpériode T, T'(m — U) jetons sont produits dans
Activy, correspondant a 1’activation de la tache oisive. Chaque jeton représente un temps
creux qui a lieu dans I’hyperpériode. Le tir de la transition 7q 1 ; pour i allant de 1 a m,
signifie que i processeurs sont oisifs car i jetons processeur sont utilisés. La transition
1p.1,;,i = 1...m sera donc étiquetée par le multi-ensemble {‘L‘o}i. La modélisation de la
tache oisive est représentée sur la figure 6.5. La figure 6.6 illustre une modélisation de la

tache oisive sans parallélisation.
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RTC
Time,
.
1Clk,
T(m-U)
) Activ,
Figure 6.5 — Tache oisive avec paralléli- Figure 6.6 — Tache oisive sans paralléli-
sation sation

6.5.2.2 Ajout du critére de selection des séquences avec temps creux équitable-

ment répartis

La répartition équitable idéale des temps creux implique qu’a chaque instant #, on ait

k*Co-l—lC)—‘())*(t—k*To) si
t € [kxTy,k*To+ Do)
RCTy(1) =
(k+1)*Co
| sit € [kxTo+ Do, (k+1)Tp).

k= LTOJ représente le numéro de I’instance en cours. Une illustration est donnée sur

la figure 6.7.

Afin de sélectionner sur le graphe un ordonnancement sur lequel les temps creux se-
raient équitablement répartis, la valuation du graphe est telle que chaque arc est pondéré
par la partie entiere de I’écart absolu entre la répartition idéale et la répartition réelle.
Soit (N;,N;) un arc a la profondeur 4 tel que Ty € @y,. Nous notons M), le marquage ob-

tenu apres le tir groupé du groupe de transitions contenant 7y. Alors le poids de 1’arc est
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Répartition idéale
(O T — Répartition 1
"""""" Répartition 2 m(f}

Temps

Figure 6.7 — Répartition des temps creux :
cette figure illustre deux répartitions possibles des temps creux autour d’une répartition
idéale. Le choix que nous faisons dans notre étude c’est la répartition qui se rapproche
de l’ideal. Cela correspond a la répartition I sur la figure.

défini par :

LT (m—U)— My(Activg) — (h mod T)(ug)|]| si 1o € oy

cout_arcTC(N;,N;) =
0 sinon

Dans cette expression, T'(m —U) — My (Activy) correspond au nombre de temps creux
déja utilisés dans I’hyperpériode courante et (7 mod T )(ug) est le nombre de temps creux
qui devraient étre idéalement utilisés dans I’hyperpériode.

L’¢évaluation du cofit d’un nceud N se calcule alors de la fagon suivante :
Coiit_neoudTC(N) = minyic fiig(n) {Coiit_neoudTC(N") + coiit_arcTC(N,N")}

Ce colit minimise 1’écart entre la répartition équitable idéale et la répartition réelle des
temps creux. Si nous avons un chemin de poids nul, alors cela correspond a une séquence

ou les temps creux sont répartis de facon équitable.
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6.5.3 Autres critéres

Rappelons que le probléme abordé dans notre étude est la reprise d’une tache en cas
de panne d’un processeur. Pour que I’instance d’une tache puisse étre reprise et terminer
avant son échéance, cette instance doit terminer le plus tot possible, d’ou la nécessité de
minimiser le temps de réponse des taches. Nous considérons donc la minimisation du
temps de réponse des taches comme un critére de performance a utiliser.

De plus, pour une prévisibilité plus fine du temps de réponse des taches, il faut minimiser
leur gigue d’activation. Nous sélectionnons alors les séquences minimisant le temps de
réponse de taches périodiques ainsi que leur gigue d’activation. La minimisation de la

gigue des taches est donc un critére de performance que nous prenons en compte.

6.5.3.1 La minimisation du temps de réponse

Ce critere s’applique sur I’ensemble des taches de la configuration sauf la tache oi-
sive. Chaque arc est étiqueté par un multi-ensemble correspondant a I’ensemble des
taches ayant bénéficié des processeurs a cet instant. Le poids d’un arc sera la somme des
contributions de chaque tache du multi-ensemble a 1’arc.

Considérons deux marquages N; et N; reliés par ’arc Arc(N;,N;) a la hauteur 4, et éti-
queté par le multi-ensemble wy,. La contribution py,k = 1...m de chaque tache 7, du
multi-ensemble a I’arc correspond au temps de réponse de I’occurrence de 7; a la hau-
teur 4. On repere donc les arcs qui meénent a la terminaison de certaines instances, et
pour chaque instance, on fait apparaitre son temps de réponse. Numériquement pj est

défini par :

0 si I’arc ne correspond pas a une terminaison de 7

=4 | mn sih—r = 0[T}]
sinon her, )
— L T J Ty —rr sinon

L’arc est donc pondéré par coidit_arcTR(N;,N;) = Y1 ey, Pk- Le colit d’un noeud N
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est alors donné par
Cotit_noeudTR(N) = miny,¢ sijg(vy { Cotit_noeudTR(N;) + coiit_arcTR(N,N;)} .

Un chemin de poids minimal est un chemin qui minimise le temps de réponse moyen

des taches.

6.5.3.2 La minimisation de la gigue temporelle

Le phénomene de gigue temporelle est le terme employé pour définir Iirrégularité
d’exécution d’une tache périodique. Cette irrégularité peut étre évaluée de plusieurs fa-
cons en terme de gigue de début d’exécution et de gigue de fin d’exécution. Notons
s; x (respectivement e; ) les dates de début d’exécution (respectivement de fin d’exécu-
tion) de la £’ instance de la tiche 7; € 7. Les écarts 0s; x (respectivement Je; ;) entre
deux débuts d’exécution (respectivement en deux fins d’exécution) concernant deux ins-
tances successives d’une tiche 7; sont définis par : 6s;x = 5; k41 — 5 ¢ (respectivement
0e;; = e x+1 — e k). La minimisation de la gigue veut rendre ces écarts constants égaux
a T;. Dans un contexte d’ordonnancement en ligne, cela se fait en éliminant les causes
de ces écarts (modification des dates de premiere activation des taches et de leur priorité
[45]).

Dans notre étude nous nous intéressons a la minimisation de la gigue d’activation. Notre
approche consiste a étudier le graphe des marquages accessibles afin d’en extraire les
séquences de gigue d’activation minimale pour I’ensemble des taches hormis la tache

oisive.

Soit 7; une tache dont on veut minimiser la gigue d’activation. La tache 7; a LL }irf J ins-
tances et la date d’activation de la k%" est donnée par ¥ip =ri+ (k—1)T;. Minimiser la
gigue d’activation de 7; revient a minimiser I’écart des différentes activations au plus tot
des instances de T;.

Pour avoir les exécutions au plus tot de la tiche 7;, le cott d’un arc (N;, N j) a la profon-
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deur /4 est donné par :

hsi T; € oy A (t=h correspond a un instant de début
coiit_arcAuplustot;(N;,N;) = ¢ d’exécution d’une nouvelle instance de T;)

0 sinon

Pour la tache 7;, plus sa contribution au poids de I’arc est élevée, plus 1’exécution de

I’instance concernée a été tardive.

Posons k = L@J . Pour avoir la séquence minimisant la gigue d’activation de 7;, I’arc
1

(N;,N;) sera pondéré par :
coiit_arcGigue;(N;,N;) = ‘coﬁt_arcAuplustot,-(]\/,-,N i) — r,-7k} )

Cette valeur mesure I’écart entre la date de début d’exécution réelle de I’instance de la
tache 7; et la date d’activation prévue de cette méme instance.

L’arc (N;,N;) étant étiqueté par plusieurs tache, le poids de I’arc doit contenir la contri-
bution de chaque tache 1’étiquetant. Posons @y, = {Til e T } avec m < m. La contri-

bution de la tache 7;; # 7 au poids de I’arc est
coiit_arcGigue;,(Ni,N;).
Le cotit de I’arc (N;, N;) est donc

colit_arcGigue(N,N;) = coit_arcGigue; (N, N;).

rl-,.;éroewh

L’évaluation du colt d’un nceud N se calcule alors de la fagon suivante :
Cotit_noeudGigue(N) = minyrc sy (w) {Coit_noeudGigue(N") + coiit_arcGigue(N,N')}

Ce colit minimise les écarts entre les dates d’activations réelles et prévues des instances

des taches. Un chemin de colit nul donne une séquence ou toutes les dates d’activation
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sont bien respectges.

Conclusion du chapitre

Dans ce chapitre nous avons proposé une approche de complexité en O(k), ou k est
le nombre de taches apériodiques présentes dans le systéme, pour la prise en charge de
taches apériodiques dans un contexte d’ordonnancement P-équitable. Le test que nous
avons propos¢ tire profit de la répartition équitable des temps d’inactivité des proces-
seurs.

La méme approche a été utilisée pour 1’étude de la prise en charge des taches apério-
diques dans un contexte plus général ou les taches périodiques initiales peuvent avoir
des relations de précédence ou partager des ressources critiques. Pour ce modele de
taches, nous avons utilisé une technique d’ordonnancement hors-ligne a base de réseaux

de Petri car c’est I’approche la mieux adaptée pour ce modele de taches.






CHAPITRE 7

CONCLUSION ET PERSPECTIVES

7.1 Conclusion

Dans cette thése, nous avons mis en place des résultats nécessaires a 1’étude de
1I’évolutivité des applications temps-réel en environnement multiprocesseur. Nous avons
premierement considéré le probléme de la panne processeur qui est un événement tres
probable dans ce contexte. Comme solution, nous avons proposé une technique de re-
dondance temporelle qui consiste en la reprise de ’instance courante de la tache fautive
comme une tache apériodique. Cela nous a amené a proposer une technique de prise
en charge des taches apériodiques. Cela consiste en 1’exécution des taches apériodiques
en arriere plan pendant les temps d’inactivité des processeurs. Le test d’acceptation que
nous avons proposé est de complexité en O(k), ou k est le nombre de taches apériodiques
présentes dans le systéme. Ce test exploite la répartition équitable des temps d’inactivité
des processeurs ce qui permet de connaitre a deux unités de temps pres le nombre de
temps creux disponibles sur un intervalle de temps donné.

Nous avons ensuite considéré le probleme de I’évolution dans le cadre plus général ou
I’application comporte des tiches pouvant étre liées par une relation de précédence ou
de partage de ressources. Nous utilisons dans ce contexte une stratégie d’ordonnance-
ment a base de réseaux de Petri. Cette approche est la mieux adaptée pour ce modele
de taches. Nous avons proposé des criteres de sélection de séquences d’ordonnancement
minimisant le temps de réponse et la gigue des taches périodiques, et ou les temps creux
sont équitablement répartis. La aussi nous utilisons le méme test d’acceptation de taches

apériodiques proposé précédemment car le contexte s’y préte.

Nous avons en amont étudi€ le probleme de 1’ordonnancement temps-réel multipro-
cesseur. Nous avons particulierement étudié le probléme de la cyclicité en multipro-

cesseur, les ordonnancements P-équitables et les ordonnancements hors-ligne a base de
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modele.

Concernant la cyclicité, nous avons introduit la notion d’ordonnancement monotone et
nous avons caractérisé I’entrée dans le régime permanent pour les ordonnancements mo-
notones déterministes. Nous avons montré que les ordonnancements a priorités fixes,
les ordonnancements a priorités dynamiques tels que EDF et LLF, et enfin les ordon-
nancements P-équitables tels que PF et PD? sont des ordonnancements monotones. Les
simulations que nous avons effectuées nous ont permis de conjecturer que la date d’en-

trée dans le cycle est majorée par
max{riti_y ,+T

dans le cadre des ordonnancement a priorités fixes et des ordonnancements P-équitables.
Concernant I’étude des ordonnancements P-équitables, nous avons étendu le principe de
I’ordonnancement équitable a tout systéme de taches périodiques. Nous avons donné
une condition suffisante d’ordonnancgabilité et nous avons montré qu’il existe un or-
donnancement P-équitable sur m processeurs pour tout systéme de taches périodiques

indépendantes 7 vérifiant

Q

n
)
i=1

Enfin, concernant les ordonnancements hors-ligne a base de réseaux de Petri, nous avons

lgm.
i

>

étendu les travaux de these de [60] et nous avons présenté des techniques d’extraction
de séquences d’ordonnancement minimisant le temps de réponse et la gigue d’activation
des taches et dans lesquelles les temps creux sont équitablement répartis.

Il reste néanmoins beaucoup de points qui peuvent faire 1’objet d’études futures. Ces

points sont présentés dans les perspectives.

7.2 Perspectives

Les résultats d’impossibilité et les limites théoriques sont sans doute les consé-
quences de la complexité de la théorie de I’ordonnancements temps-réel multiproces-

seur. Les travaux qui se sont intéress€s a I’ordonnancement dans ce contexte ont utilisé



144

des hypotheses fortes sur les modeles de taches ou sur le modele d’exécution des taches.
Dans notre étude nous avons montré qu’on peut se défaire de certaines hypotheses et ne
s’en tenir qu’a des modeles de taches classiques. Mais il reste beaucoup a faire a notre
point de vue au regard des restrictions faites dans nos travaux. Par exemple :

— nous avons supposé les tiches indépendantes pour 1’étude de la cyclicité ;

— nous avons considéré que les taches apériodiques qui arrivent dans le systeme ne

doivent pas interagir avec les taches périodique initiales ;

— etc....

Nous présentons dans la section suivante nos travaux en cours pour nous défaire de ces

hypothéses ainsi que nos perspectives.

7.2.1 Les travaux en cours

Nos travaux en cours se subdivisent en trois grands points : 1’intégration de I’¢tude
menée sur I’ordonnancement a base de réseaux de Petri dans 1’outils PeNSMARTS,
I’étude de la prise en charge de nouvelles taches périodiques dans le systéme et enfin

1I’étude du fonctionnement multimodal des applications.

7.2.1.1 Intégration de nos travaux dans PeNSMARTS

Rappelons que PeNSMARTS (Petri Nets Scheduling, Modeling and Analysis of
Real-Time Systems) est un outil de modélisation et de validation d’applications temps-
réel a base de réseau de Petri. Mais nous avons vu que dans sa forme actuelle, PeNS-
MARTS ne prend en compte que des applications fonctionnant sur une plateforme mo-
noprocesseur. Les études que nous menons ont pour objectif d’étendre les fonctionnalités
de PeNSMARTS aux plateformes multiprocesseurs.

L’THM de PeNSMART a été développé avec la version 4.5 TCL/TK mais une fois com-
pilée, I'utilisation est indépendante de la version de tcl/tk (1’appel a wish est indépendant
de la version). Le noyau a été développé en C/C++. Deux “parseurs” ont aussi €té utilisés
pour la reconnaissance des taches et des contraintes. Ces “parseurs” ont ét¢ développés

avec flex et bison.
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Nous avons travaillé avec un étudiant de master a étendre le fonctionnement de PeNS-
MARTS pour une plateforme a m processeurs avec m > 1. Nous sommes passés a la
version 8.5 de TCL/TK pour le développement de I’IHM et nous avons utilisé flex et
bison++ pour recréer les “parseurs”. Dans le noyau nous avons supprimé 1’utilisation
de la tache creuse. Nous avons ensuite résolu le probléeme de la charge processeur ainsi
que celui de la tache oisive. Rappelons que lorsqu’on passe en multiprocesseur, il peut
avoir plusieurs taches oisives. Nous avons enfin intégré les critéres qui permettront de
sélectionner les séquences d’ordonnancement souhaitées.

L’étude actuellement en cours concerne le contrdle de la profondeur du graphe des mar-
quages accessibles et la prise en compte de plusieurs étiquettes (rappelons que les arcs
du graphe des marquages ont plusieurs étiquettes qui correspondent aux taches qui ont

¢été ordonnancées a un instant donn¢).

7.2.1.2 Intégration de nouvelles tiches périodiques dans le systéme

Nous nous intéressons a la prise en charge de nouvelles taches périodiques dans le cas
ou I’application comporte des taches pouvant étre liées par une relation de précédence
ou de partage de ressources. Nous utilisons une stratégie d’ordonnancement a base de
réseaux de Petri. Dans ce contexte d’ordonnancement, il y a deux fagons de prendre en

charge une nouvelle tache dans le systéme :
1. recalculer I’ordonnancement a fournir au séquenceur avec les nouvelles tache ou,
2. sélectionner des séquences permettant I’ajout de nouvelles taches.

La premicre solution étant cotliteuse, nous choisissons la deuxieéme avec pour le moment
la restriction suivante : une nouvelle tache n’est prise en charge par le systeme que si
elle est indépendante vis a vis des tdches déja présentes dans le systeme.

Les nouvelles taches qui arrivent dans le systeme s’exécutent en arriere plan pendant les
temps d’inactivité des processeurs. Nous distinguons les taches périodiques initiales des
nouvelles taches périodiques qui arrivent dans le systéme. Pour cela nous appelons par-
tie statique du systeme les taches périodiques initiales et partie dynamique du systeme

les taches apériodiques et les nouvelles taches périodiques.
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La partie statique est exécutée selon un plan statique calculé hors-ligne. Nous utilisons
un ordonnancement a base de réseaux de Petri et nous mettons en ceuvre les techniques
de sélection d’ordonnancement établies pendant notre étude. Les taches de la partie
dynamique s’exécutent en arriere plan. Elles sont pris en charge par des serveurs qui
les ordonnancent pendant les temps d’inactivité des processeurs. L’ordonnancement des
taches de la partie dynamique du systéme est appelé dans la suite ordonnancement dy-
namique. Les serveurs sont définis de la fagon suivante :

soit T un systéme de » taches périodiques avec U; < m, ou m est le nombre de proces-
seurs de la plateforme. Rappelons que si m — Uy = ko +ug avec kg € Net 0 < up < 1,
alors a chaque instant 7, il y a au moins &y temps creux et au plus ko + 1 temps creux
globalement dans le systéme (cela s’explique par le fait que les temps creux sont équita-
blement répartis dans le plan d’exécution des taches de la partie statique). Nous pouvons
donc mettre en ceuvre un serveur de taches apériodiques oy et ko serveurs de taches

périodiques op avec op = {Gpl vo+> Oy, }

7.2.1.2.1 L’ordonnancement du systéme : Comme |0p| = ko, alors il n’y a pas de
concurrence entre les serveurs 0, i =1...k. A chaque instant, chaque serveur aura sa
part de temps processeur. Pour tenir compte de 1’urgence des taches dynamique, nous
utilisons 1’algorithme d’ordonnancement £DF pour les départager. Elles sont affectées
aux serveurs selon une politique bin-packing. L’algorithme que nous utilisons est 1’al-
gorithme Worst — Fit(WF') [40] pour étre sr que tous les serveurs auront des tiches a
traiter .

Les taches apériodiques sont prises en charge par le serveur d’apériodique 04. Le test
d’acception est celui mis en ceuvre dans notre étude.

Larchitecture globale du systeme est illustrée par la figure 7.1. Chaque serveur o), a
son ordonnanceur local. A chaque instant, il y a au plus ko nouvelles taches périodique
prétes a étre exécutées, au plus une tache apériodique et enfin m — ko — 1 taches pério-

diques initiales.
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Figure 7.1 — Ordonnancement des taches apériodiques et nouvelles taches périodiques :

7.2.1.3 Etude du fonctionnement multimodal des applications

Nous parlons de fonctionnement multimodal quand le systéme est capable de pas-
ser d’une configuration a une autre. Une configuration est un ensemble de taches dé-
fini hors-ligne. Le systéme a donc plusieurs spécifications fonctionnelles ou une série
de fonctions. Chaque fonction est effectuée par un ensemble de taches liées par des
contraintes de ressources, de précédence et de temps. Chaque fonction est caractérisée
par son cott d’exécution et les ressources partagées. Un tel fonctionnement repose sur
deux mécanismes :

— un mécanisme de détermination de la configuration la mieux adapté a une évolu-

tion donnée ;

— un mécanisme de changement de configuration.

Peu de travaux traitant de ce mode de fonctionnement existent dans la littérature [21,
47, 57]. Dans leurs travaux,[21, 57] considérent une application comme un ensemble
d’entités. Chaque entité est composée d’un ensemble de taches qui constituent plusieurs
configurations. Quand une entité est activée, en fonction de 1’état courant du systeme, la
configuration la plus adaptée pour 1’entité est choisie.

Les travaux de [47] présentent une approche similaire. Plusieurs configuration du sys-

téme sont définies hors-ligne. Le concepteur fournit alors un automate pour passer d’ une
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configuration a une autre et c’est un régisseur qui décide de changer I’état de 1’automate.
Nous adoptons une approche semblable pour le fonctionnement multimodale. Nous ap-
pelons mode de fonctionnement I’exécution d’une configuration donnée. Dans notre
étude nous ajoutons une configuration intermédiaire validée hors ligne qui prend en
charge le passage d’une configuration a une autre, de sorte que la transition ne laisse
pas le systéme dans un état incohérent. Nous appellerons par la suite, I’exécution de
cette configuration intermédiaire, /e mode de survie. Le mode de survie est en réalité
un fonctionnement nominal du systéme. Ce mode de survie peut étre aussi utilisé pour
d’autres opérations intermédiaires comme par exemple le chargement des panneaux so-
laire d’un satellite. La configuration intermédiaire sera composée de taches essentielles
a ce fonctionnement nominal. Les tiches de cette configuration peuvent donc constituer
le systeme de base dont nous avons parlé dans le chapitre précédent. Pour I’analyse du
systeme, la configuration des taches du systéme de base notée 7 est modélisée par un
réseau de Petri autonome fonctionnant sous la regle du tir maximal et validé hors-ligne.
Ce systeme de base est composé de taches périodiques a départs simultanés pour faci-
liter son étude. En effet cela limite la profondeur du graphe des marquages accessibles
a générer et le nombre limité des taches de ce systeme de base limite aussi la taille du
graphe. Un plan statique d’exécution optimisé du systéme de base est alors fourni.

Chaque mode de fonctionnement est constitué d’un ensemble de taches prises en charge
par des serveurs. Nous mettons en ceuvre un serveur d’apériodiques o4, et des serveurs
de tache périodiques op. Les taches prises en charge par les serveurs peuvent partager

des ressources critiques.

7.2.1.3.1 Le mécanisme de choix d’une configuration : Lorsqu’un événement ex-
térieur a ’application nécessite de modifier le comportement du systeme, celui ci passe
en mode de survie afin de changer de configuration. L’approche que nous avons choi-
sie afin de réaliser ce mécanisme consiste a utiliser une variable représentative du mode
fonctionnement courant. Changer de mode consiste alors a mettre a jour cette variable
et a réaliser certaines actions telles que le choix d’une configuration existante ou le té-

léchargement d’une nouvelle configuration. On peut alors mettre en ceuvre une tache
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indépendante qui scrute I’état du systéme et qui peut positionner cette variable. Cette
tache sera appelée par la suite tdche de scrutation et la variable appelée variable d’état.
La variable d’état est accédée en lecture par ’ensemble des taches du systéme et en écri-
ture par cette la tdche de scrutation. Pour donner la possibilité a un opérateur externe de
demander un changement de mode, on donne alors la possibilité a un opérateur externe
de positionner cette variable d’état et de télécharger une nouvelle configuration. La va-
riable d’état qui est de fait globale doit donc étre protégée par un mécanisme de verrou
en lecture/écriture. Ainsi, pendant la modification de la variable, on ne peut ni lire, ni

modifier cette variable.

7.2.1.3.2 Le mécanisme de changement de configuration : Pour garantir une cohé-
rence lors du changement mode, une configuration ayant commencé dans un mode doit
terminer dans ce mode. Cela veut dire que dés que la variable d’état a été positionnée
pour un nouveau mode, toutes les instances courantes des taches de 1’ancienne configu-
ration doivent terminer avant qu’une nouvelle configuration ne soit activée.

Si un changement de mode de fonctionnement est demandé a un instant 7, le temps pris
pour passer du mode en cours au mode de survie est le maximum des temps réponse des
instance en cours. On peut borner ce temps en prenant le temps de réponse maximal de
toutes les taches de la configuration. Si nous notons D¢y, de cette durée , qui est la durée

maximale d’un changement de mode, alors

Ci+1

D¢y = max ! +Bi|(7; € 15, ) AN (TCGp, € Op) ¢ .

Usp. Pj J
J

To,, désigne I’ensemble des taches prises en charge par le serveur o), avec 0, € op. B;

désigne le temps de blocage d’une tache 7;. Ainsi donc, si un changement de mode a été

initié a I’instant 7, alors aucun autre changement de mode ne peut étre demand¢ avant

t+Dcyy.

7.2.1.3.3 Architecture globale : L’architecture globale de I’approche que nous pro-

posons pour le fonctionnement multimodal est illustrée sur la figure 7.2. Le systéme de
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taches est composé des taches du systeme de base qui permettent la transition d’une
configuration a une autre et des taches de la sous-partie partie dynamique. La sous-
partie dynamique est composée de taches apériodiques et de taches périodiques prises
en charge par des serveurs.

La sous partie statique ou systeme de base est exécutée selon un plan statique fourni a un
séquenceur. Chaque serveur de la sous partie statique a son propre ordonnanceur local.

Les serveurs mettent en ceuvre une politique d’ordonnancement £DF'.

| Primitives |

l Taches et serveurs

% % % i Plan d’exécution
¥
Il ]

CI T T T TTTITTTITTTTTITT)

7'y x r
I
y ¥ I—Jrl
| Ordonnanceur | | Gestion des interruptions | Séquenceur |
é Horloge E/S
temp-réel
[ Processeurs ] [ Périphériques ]
=
Actionneur4 lActionneurs

| Monde extérieur - Procédé |

Figure 7.2 — Illustration de 1’architecture globale de 1’approche

7.2.2 Etudes 2 venir

Le travail en cours ne peut aboutir que si on se défait de I’hypothese “taches in-
dépendantes” pour la prise en charge des taches apériodiques et des nouvelles taches
périodiques.

Dans nos études a venir, nous allons nous défaire de cette hypothéese afin de considérer
des modeles de taches plus réalistes.

Ensuite au cours de I’étude de la panne processeur, nous n’avons considéré que le cas
de la panne d’un seul processeur. On pourrait étendre cette étude au cas ou plusieurs

processeurs tombent en panne et envisager aussi une reprise partielle des taches fautives.
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Enfin, si I’étude du fonctionnement multimodal est bien élaborée, elle pourrait s’inté-
grer dans un projet d’expérimentation sur une plateforme linux temps-réel selon une

approche ’dual-kernel’.
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ABSTRACT

A real-time system is one whose logical correctness is based both on the correctness
of the outputs and on their timeliness. It must satisfy explicit (bounded) response-time
constraints or risks severe consequences, including system failure. Consequently, a key
requirement for real-time systems is the end-to-end delay in task execution, a critical
issue is the design and analysis of these time critical systems.

Now, systems are increasingly complex, using several processors to process a large num-
ber of tasks. Furthermore, the environment in which these systems are used is complex
and evolving. For these reasons, we focus on the schedulabilty analysis of real-time ap-
plications on multiprocessor platforms and on the scalability of these applications. In
this regard we propose a new approach for fault-tolerant scheduling on multiprocessors
with global preemptive EDF and Pfair policy. Our approach guarantees the comple-
tion of a scheduled task before its deadline in the presence of a processor failure. It
requires more results on schedulability theory on multiprocessors when complex tasks
systems are considered. First, we address the cyclicity problem for global multiproces-
sor scheduling. We propose a large class of scheduling strategies, the monotonous class
and show how to characterize the beginning of the steady state. Then we show that most
of the classical algorithms belong to this class. Then, we extend the notion of Pfairness
to the context of asynchronous tasks with contrained deadlines. We investigate feasibil-
ity conditions and we propose a rather efficient one. Finally, we consider the problem
of aperiodic tasks with contrained deadline adjunction. We propose an acceptance pro-
tocol, which relies on a fair distribution of the idle time units. The accepted aperiodic
tasks are then scheduled in background. Next, we consider interacting periodic tasks.
We still try to distribute the idle time units fairly. For that aim, we consider a model-
driven approach, based on the modelling of the application by a Petri net and we propose
extraction rules which can accommodate our acceptance protocol.

Keywords: cyclicity of schedules, scalability, Pfair scheduling, optimal scheduling,

Fault-tolerance, Petri nets, multimodal scheduling.






RESUME

Les applications temps réel, le plus souvent dédiées au contréle de procédé, sont sou-
mises a des contraintes temporelles strictes, destinées a garantir la sécurité et la co-
hérence du procédé controlé. Les applications temps réel étant des applications multi
taches, elles doivent étre ordonnancées, le critére sine qua non de qualité de la stratégie
d’ordonnancement ¢tant la garantie du respect des contraintes temporelles.

Ces applications sont de plus en plus souvent déployées sur des architectures multipro-
cesseurs. Le probléme de I’ordonnancement doit donc étre posé dans ce contexte, ou de
nombreux problémes doivent encore étre abordés. Notons tout d’abord que dans le cas
multiprocesseur, il n’existe pas d’ordonnancement en ligne optimal dans le cas général,
le probleme de I’ordonnancement est NP-complet, et des anomalies d’ordonnancement
apparaissent méme lorsque 1’on ne considere que des taches indépendantes (une durée
d’exécution plus courte que prévue peut provoquer une faute temporelle).

Nous avons envisagé de prendre en compte la possibilité que des pannes matérielles sur-
viennent. Nous avons étudié les mécanismes de reprise apres la panne d’un processeur,
dans le cas ou I’application est ordonnancée par EDF, puis par un algorithme P-équitable.
Ces mécanismes nécessitent de disposer d’un certain nombre de résultats généraux. Tout
d’abord, nous avons étendu la définition de la P-équité a un contexte plus large que
celui de la littérature, a savoir aux taches a départs différés et a échéances contraintes,
puis nous avons €tabli une condition suffisante d’ordonnangabilité dans ce contexte, dont
nous avons ¢tudié les performances a 1’aide de simulations. Enfin, nous avons proposé
un protocole efficace de gestion des flux apériodiques qui s’appuie sur une distribution
P-équitable des temps creux. Cette répartition peut étre obtenue soit en ordonnangant
les taches périodiques par une stratégie P-équitable quand le contexte le permet, soit via
une analyse hors-ligne a base de réseaux de Petri. Nous avons proposé une technique
d’extraction qui permet de forcer la répartition équitable des temps creux.

Mot clés : cyclicité des ordonnancements, ordonnancements évolutifs, ordonnan-
cements P-équitables, ordonnancement optimal, tolérance aux fautes, réseaux de

Petri, ordonnancement multi modal.



