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Serge Midonnet Université Paris-Est
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Résumé

Les systèmes temps réel sont des systèmes informatiques composés de tâches auxquelles

sont associées des contraintes temporelles, appelées échéances. Dans notre étude, nous

distinguons deux familles de tâches : les tâches temps réel dur et les tâches temps réel

souple. Les premières possèdent une échéance stricte, qu’elles doivent impérativement

respecter. Elles sont de nature périodique, ou sporadique, et l’étude analytique de leur

comportement fait l’objet d’un état de l’art conséquent. Les secondes sont de nature

apériodique. Aucune hypothèse sur leur modèle d’arrivée ni sur leur nombre n’est possible.

Aucune garantie ne saurait être donnée sur leur comportement dès lors que l’on ne peut

écarter les situations de surcharge, où la demande de calcul peut dépasser les capacités

du système.

La problématique devient alors l’étude des solutions d’ordonnancement mixte de tâches

périodiques et apériodiques qui minimisent les temps de réponse des tâches apériodiques

tout en garantissant les échéances des tâches périodiques. De nombreuses solutions ont été

proposées ces vingt dernières années. On distingue les solutions basées sur la réservation

de ressources, les serveurs de tâches, des solutions exploitant les instants d’inactivité du

système, comme les algorithmes de vol de temps creux.

La spécification Java pour le temps réel (RTSJ) voit le jour dans les années 2000. Si

cette norme répond à de nombreux problèmes liés à la gestion de la mémoire ou à l’ordon-

nancement des tâches périodiques, celui de l’ordonnancement mixte de tâches périodiques

et apériodiques n’est pas abordé.

Nous proposons dans cette thèse d’apporter les modifications nécessaires aux algo-

rithmes principaux d’ordonnancement mixte, le Polling Server (PS), le Deferrable Server

(DS) et le Dynamic Approximate Slack Stealer (DASS) en vue de leur implantation avec

RTSJ. Ces algorithmes ne peuvent en effet être implantés directement tels qu’ils sont dé-

crits, car ils sont trop liés à l’ordonnanceur du système. Nous proposons des extensions aux

APIs RTSJ existantes pour faciliter l’implantation de ces mécanismes modifiés, et nous

fournissons les interfaces utiles à l’ajout d’autres solutions algorithmiques. Nous propo-

sons également des modifications sur les APIs existantes de RTSJ afin de répondre aux

problèmes d’intégration et d’implantation d’algorithmes d’analyse de faisabilité. Nous pro-

posons enfin un algorithme d’estimation des temps creux, le Minimal Approximate Slack

Stealer (MASS), dont l’implantation au niveau utilisateur, permet son intégration dans

RTSJ.
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Abstract

In computer science, real-time systems are composed of tasks. To each task is asso-

ciated a timing constraint called a deadline. We distinguish two kinds of tasks : the hard

ones and the soft ones. Hard tasks have hard deadlines, which must be respected to ensure

the correctness of the system. So hard tasks are in essence periodic, or sporadic. Their

behavior has been extensively studied. Soft tasks have soft deadlines that the system has

to try to respect. When a task arrival model is unknown, i.e. when task is aperiodic, burst

arrivals situation can happens, which makes the tasks timing behavior unpredictable. So

aperiodic tasks can only have soft deadlines.

The studied problem in this thesis is then the joint scheduling of hard periodic tasks

with soft aperiodic events, where the response times of soft tasks have to be as low as

possible while the guarantee to meet their deadlines has to be given to hard tasks. A lot

of solutions have been proposed these past two decades. We distinguish solutions based

on resource reservation, like task servers, and solutions which take benefit from system

idle times, like the slack stealer techniques.

The first version of the Real-Time Specification for Java (RTSJ) was proposed in early

2000. This specification addresses a lot of problems related to the memory management

or the scheduling of periodic tasks. But if it proposes a model to write aperiodic events,

advanced mechanisms for the integration of such events to handle the above-mentioned

problem are not discussed.

We propose modifications to the main advanced mixed scheduling mechanisms like

the Polling Server (PS), the Deferrable Server (DS) or the Dynamic Approximate Slack

Stealer (DASS) in order to make their implementation possible with the RTSJ. Indeed,

these algorithms are deeply connected to the system scheduler, and have to be adapted in

order to be implemented in a user-land level. We propose extensions to current RTSJ APIs

in order to integrate the modified algorithms and to allow the addition of other algorithms

in a unified framework. We also propose some modifications to the RTSJ APIs in order

to solve some problems we encountered during the integration of modified algorithms,

especially in the field of the feasibility analysis algorithms integration in the specification.

Finally, we propose the Minimal Approximate Slack Stealer algorithm (MASS), which is

independent of the scheduler implementation and has a lower overhead than DASS.
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Notes de lecture

Glossaires Des glossaires se trouvent à la fin de ce manuscrit. Ils contiennent les acro-

nymes utilisés ainsi que les définitions jugées utiles. Les mots présents dans un glossaire

sont présentés en italique. Un astérisque∗ indique leur première occurrence.

Illustrations Toutes les illustrations présentées dans ce manuscrit sont les œuvres de

son auteur. Les figures représentant des séquences d’ordonnancement utilisent toutes le

même formalisme : les flèches verticales orientées vers le haut représentent les instants

d’activation périodiques, celles qui pointent vers le bas marquent les échéances temporelles

et une section hachurée correspond à l’occupation du processeur. Dans le cas de systèmes

à échéances sur requêtes, une seule flèche verticale pointant vers le haut marque l’échéance

et l’activation périodique.

Convention Pour simplifier l’écriture de certaines équations, plus une priorité est forte,

plus sa valeur numérique est petite. En revanche, dans les phrases en français, nous parlons

d’une priorité supérieure pour désigner une priorité plus forte.

Annexes Nous présentons dans les annexes des exemples d’utilisation de paradigmes de

programmation, le code Java implantant les algorithmes que nous proposons ainsi qu’un

logiciel de simulation que nous avons développé.
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Introduction

Systèmes temps réel étudiés

Un système informatique peut être défini comme un ensemble de tâches effectuant

chacune un calcul. Le système est correct lorsque tous les résultats fournis par les tâches

sont corrects.

En temps réel, les tâches possèdent en plus une échéance, une date qui peut être fixe

(échéance absolue) ou relative à leur date d’activation. Le résultat de la tâche doit être

fourni au plus tard avant cette date.

On distingue plusieurs niveaux de contraintes temps réel. Le respect d’une échéance

stricte, par exemple, sera aussi important que la correction du calcul. L’échéance peut

également être souple, dans ce cas l’importance associée au résultat diminuera une fois

l’échéance dépassée.

Les systèmes temps réel durs sont composés uniquement de tâches possédant des

échéances strictes. La contrainte temps réel est alors très forte, et pour la garantir, il

est nécessaire de mâıtriser a priori un grand nombre de caractéristiques des tâches. Il est

nécessaire de connâıtre par exemple leur temps d’exécution pire cas lorsqu’elles sont seules

à occuper le processeur ainsi que leur modèle d’activation.

Ce besoin de déterminisme a longtemps limité l’étude des systèmes temps réel aux

systèmes de tâches périodiques indépendantes les unes des autres et ne partageant pas

d’autres ressources que le processeur. Ce modèle a été intensivement étudié et de nom-

breuses solutions d’ordonnancement proposées, depuis la méthode manuelle par tables

temporelles spécifiant l’ordre d’exécution des tâches sur le processeur, aux méthodes au-

tomatisées par l’attribution de priorités aux tâches. Ces priorités peuvent être assignées

de façon arbitraire ou en suivant une règle. Cette règle peut elle-même dépendre de pa-

ramètres statiques ou dynamiques. L’analyse de ces systèmes a ensuite été étendue en

relâchant progressivement certaines contraintes, comme l’indépendance des tâches.

Cependant, les systèmes informatiques ne peuvent se limiter à la modélisation d’évé-

nements périodiques, le monde réel qu’ils cherchent à modéliser étant lui-même composé

essentiellement d’événements apériodiques. Une contrainte temps réel dur ne peut pas être

donnée à une tâche apériodique. En effet, si l’on ne peut pas borner le nombre d’occur-

rences de cette tâche ni la fréquence de son arrivée, la demande processeur peut dépasser

la capacité de traitement du système, car un pic d’activations simultanées d’un grand
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nombre de tâche peut survenir. On ne peut alors pas garantir le respect des échéances.

Si la tâche a réellement besoin de se voir attacher une contrainte temps réel dur,

il faudra alors au moins borner sa fréquence d’activation. On peut ensuite analyser le

système en considérant le pire cas : la tâche survient à sa fréquence maximale. La tâche

n’est plus apériodique, elle est sporadique∗.

Les tâches purement apériodiques ne pourront avoir que des contraintes temps réel

souples. L’utilité des résultats de ces tâches pour le système va dépendre de la durée qui

aura été nécessaire pour leur obtention. Plus le temps de réponse∗ de la tâche, c’est-à-dire

le temps entre son activation et la fin de son exécution est grand, moins le résultat fourni

sera utile. Il peut également exister une échéance qui, une fois atteinte, rend l’utilité de

la tâche nulle.

L’ordonnancement d’un système mixte de tâches périodiques temps réel dur et apé-

riodiques temps réel souple soulève par conséquent la problématique de la minimisation

des temps de réponse pour les tâches apériodiques, tout en garantissant le respect des

échéances pour les tâches périodiques.

Plusieurs approches sont proposées pour garantir que la prise en charge des événements

apériodiques ne va pas remettre en question les garanties données aux tâches périodiques.

La plus simple consiste à attribuer aux tâches apériodiques une plage de priorités infé-

rieures à celles utilisées pour les autres tâches. Si cette approche est facile à implanter,

elle ne répond qu’à la moitié du problème. La minimisation des temps de réponse n’est

pas abordée. Une famille de techniques repose sur la réservation de ressources pour les

tâches apériodiques : les serveurs de tâches. Un serveur est une tâche que l’on va pouvoir

intégrer dans l’étude du système comme une tâche périodique possédant une contrainte

temps réel dur. De nombreux serveurs ont été proposés. Certains nécessitent de modifier

l’analyse du système, d’autre s’y intègrent exactement comme une tâche périodique or-

dinaire. Enfin, il existe une dernière approche, basée sur l’étude dynamique ou statique

de la quantité d’unités de temps inutilisées par le système entre un instant donné et la

prochaine échéance stricte à respecter. Ces temps peuvent alors être agrégés pour être af-

fectés instantanément au traitement des tâches apériodiques. On appelle cette technique

le vol de temps creux.

Un langage de haut niveau pour le temps réel

La programmation de systèmes temps réel est souvent assimilée à de la programmation

bas niveau. Beaucoup pensent tout de suite à la programmation de pilotes devant interagir

fortement avec du matériel, et à de la programmation assembleur, ou en langage C dans

le meilleur des cas. Notons que les problématiques temps réel sont présentes dans un très

grand nombre de domaines. Cela concerne effectivement des applications embarquées,

mais également toutes sortes d’applications, du contrôle des procédés sur une chaine de

montage industrielle, aux applications multimédia en passant par l’informatique de finance
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et l’avionique. En réalité, tous les domaines de l’informatique peuvent être concernés par

une contrainte temporelle, une échéance plus ou moins importante à respecter.

Aussi est-ce naturellement que la communauté temps réel s’est rapidement intéressée

au langage Java, qui a su convaincre un grand nombre de développeurs. Ses atouts sont

une grande portabilité, des paradigmes de programmation qui permettent une bonne

réutilisabilité du code (et donc un gain de temps conséquent), une double vérification du

code lors de la compilation et lors du chargement des classes et une gestion automatique de

la mémoire par une machine virtuelle qui permet de dégager le programmeur de problèmes

trop bas niveau, et ainsi d’éviter de nombreux bogues liés à la mémoire qui peuvent s’avérer

très difficiles à détecter.

Mais ces avantages sont aussi autant d’obstacles à l’utilisation de Java pour écrire une

application temps réel. La grande portabilité rend difficile le calcul des pires coûts d’exé-

cution, le nettoyage automatique de la mémoire enlève du déterminisme à l’exécution des

programmes, le modèle d’ordonnancement des processus légers de Java n’est pas spécifié,

et dépend donc de la plateforme cible.

C’est pour cela qu’un groupe d’experts a été constitué pour établir une norme, la

spécification Java pour le temps réel –Real-Time Specification for Java (RTSJ)∗–, qui

spécifie d’une part les caractéristiques minimales pour une machine virtuelle temps réel,

et fournit d’autre part un ensemble de classes et d’interfaces permettant le développement

de programmes temps réel.

L’ordonnancement mixte avec Java

Les experts à l’origine de RTSJ se sont principalement attachés à résoudre les pro-

blèmes liés à la gestion de la mémoire, en augmentant le modèle de mémoire de Java

avec de nouvelles zones particulières non concernées par le collecteur automatique. Ceci

permet d’assurer qu’une tâche qui n’utilise que de telles zones de mémoire ne peut su-

bir d’interférences de la part du collecteur. L’autre apport essentiel concerne le modèle

d’ordonnancement. La spécification définit une nouvelle plage de priorités, destinée aux

tâches temps réel. L’ordonnancement des processus légers de Java n’est pas modifié, mais

les tâches temps réel peuvent être programmées à l’aide d’un nouveau type d’objet or-

donnançable, le processus léger temps réel, dont l’accès au processeur est déterminé par

un algorithme d’ordonnancement temps réel.

Cette spécification, encore jeune, ne propose aucune des solutions d’ordonnancement

mixte que nous avons brièvement présentées ci-dessus. Le travail que nous présentons

dans ce manuscrit résulte de l’étude de l’implantabilité de ces mécanismes en Java, dans

le contexte de cette spécification.

Une contrainte forte a orienté cette étude : nous souhaitons que l’implantation des

mécanismes avancés d’ordonnancement mixte reste portable, indépendante du système

sous-jacent, dans la mesure où les spécifications minimales de RTSJ pour une machine
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virtuelle temps réel sont respectées. Ceci nous a conduit à proposer des modifications aux

algorithmes de la littérature, afin qu’ils ne fonctionnent non plus comme des ordonnan-

ceurs, fortement intégrés dans le système d’exploitation (OS)∗, mais comme des gestion-

naires s’exécutant au niveau utilisateur, au dessus d’un algorithme d’ordonnancement à

priorités fixes préemptif (le seul ordonnanceur imposé par la spécification).

Les contributions de ce travail

Nous proposons dans cette thèse :

– une modification des algorithmes de services Polling Server (PS)∗ et Deferrable

Server (DS)∗ ;

– une modification de l’algorithme d’utilisation des temps creux ;

– un algorithme d’évaluation dynamique d’une borne sur la quantité de temps creux,

caractérisé par une faible complexité algorithmique et d’implantation ;

– une validation de ces politiques modifiées et de l’algorithme d’évaluation des temps

creux par le biais de nombreuses simulations ;

– un ensemble de classes et d’interfaces pour implanter ces algorithmes et faciliter

l’implantation d’autres politiques avec RTSJ ;

– des propositions de modifications pour RTSJ, résultant des problèmes rencontrés

durant ce travail, afin d’améliorer le modèle d’ordonnancement et d’analyse de fai-

sabilité de RTSJ.

Ce travail a également donné lieu au développement d’un simulateur événementiel de

systèmes temps réel que nous distribuons sous la licence GNU Public Licence (GPL)∗.

Plan du manuscrit

Ce manuscrit est structuré en trois parties. La première présente un état de l’art

général sur le problème de l’ordonnancement mixte de tâches apériodiques et périodiques

dans les systèmes temps réel. La deuxième partie présente les problèmes liés à l’utilisation

de Java pour écrire une application temps réel, les approches existantes pour résoudre ces

problèmes, et plus particulièrement RTSJ. Enfin, la troisième partie présente les solutions

que nous proposons pour l’adaptation et l’implantation des mécanismes décrit dans la

première partie dans le contexte de RTSJ.

Première partie : Temps réel Un premier chapitre identifie et formalise les différents

modèles de tâches que nous serons amenés à considérer. Le deuxième chapitre est consa-

cré à la problématique de l’ordonnancement dans les systèmes temps réel. Le troisième

chapitre présente les enjeux de l’analyse de faisabilité dans les systèmes temps réel. En-

fin le quatrième chapitre présente les solutions existantes pour répondre au problème de

l’ordonnancement mixte (tâches périodiques temps réel dur et tâches apériodiques temps
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réel souple) : l’approche sporadique, le traitement en tâche de fond, les serveurs de tâches

et les voleurs de temps creux.

Deuxième partie : Java pour le temps réel Cette partie présente les difficultés

posées par l’utilisation de Java pour programmer des applications temps réel et les diffé-

rentes approches pour les résoudre. Un chapitre est consacré particulièrement à l’approche

adoptée par RTSJ.

Troisième partie : Gestionnaire d’événements pour RTSJ Les contributions de

cette thèses sont développées dans cette partie. Un chapitre est consacré à l’implantation

des serveurs de tâches, un autre à celle du vol de temps creux. Le lecteur y trouvera

également une présentation de résultats de simulation évaluant les différents algorithmes.
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Première partie

Temps réel
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Définition 1 (Temps réel - [Sta88]). In real-time computing the correctness of the system

depends not only on the logical result of the computation but also on the time at which the

results are produced.

En programmation temps réel, la correction du système ne dépend pas seulement des

résultats logiques des traitements, mais dépend en plus de la date à laquelle ces résultats

sont produits.

Tout le monde a déjà entendu une fois le terme temps réel, mais sans forcément savoir

de quoi il retourne. Contrairement à une idée répandue, cela n’est nullement un critère

de rapidité. Il s’agit plutôt d’avoir des garanties sur la durée maximale de l’exécution des

tâches composant un programme.

Le champ d’application des systèmes temps réel est très vaste, et couvre de nombreux

secteurs d’activité. On les retrouve dans l’industrie, dans les salles de marché, dans le

transport, ou encore dans le secteur des loisirs.

Ces systèmes temps réel se différencient des autres systèmes informatiques par la prise

en compte de contraintes temporelles dont le respect est aussi important que l’exactitude

du résultat.

On distingue le temps réel dur et le temps réel souple suivant l’importance accordée

aux contraintes temporelles. Le temps réel strict ne tolère aucun dépassement de ces

contraintes, ce qui est souvent le cas lorsque de tels dépassements peuvent conduire à des

situations critiques, voire catastrophiques : le pilote automatique d’un avion, le système

de surveillance d’une centrale nucléaire, etc. A l’inverse le temps réel souple s’accommode

de dépassements des contraintes temporelles dans certaines limites au-delà desquelles le

système devient inutilisable : vidéoconférence, jeux en réseau, etc. Dans la suite, si le

contexte ne précise explicitement le contraire, l’expression temps réel désignera le temps

réel dur.

Un système peut donc être qualifié de temps réel dès lors que toutes les tâches qui le

composent sont assurées de terminer avant une échéance qui leur est assignée. Si ces

échéances peuvent être exprimées en nanosecondes, elles peuvent également l’être en

heures ou même en années. Ce qui est important, ce n’est pas la durée de l’exécution

mais sa prédictibilité.
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Chapitre 1

Modèles de tâche

Ce chapitre a pour but d’identifier des modèles de tâche, des plus simples aux plus

complets. Ces modèles nous serviront dans la suite à illustrer les différentes politiques

d’ordonnancement et les différents algorithmes d’analyse de faisabilité du système.

La terminologie, les notations et les modèles décrits dans ce chapitre sont inspirés de

[LL73] qui est la publication de référence en matière d’ordonnancement de systèmes temps

réel.

Ce chapitre présente une façon de voir la modélisation d’un système temps réel, le

lecteur intéressé pourra se référer aux documents [Mok83, Bur91] pour approfondir le

sujet.

1.1 Nature des tâches

Un système informatique est composé de tâches à exécuter. En informatique temps réel,

chaque tâche se voit associer une échéance temporelle. Il existe plusieurs types d’échéances.

On distingue notamment les échéances strictes, les échéances critiques et les échéances

souples.

La différence entre ces contraintes se mesure par l’utilité de la tâche en fonction du

temps de terminaison. La figure 1.1 page suivante présente les fonctions d’utilité associées

respectivement aux tâches temps réel souple, critique et dur. Pour une tâche à échéance

stricte, le respect de l’échéance est aussi important pour sa correction que la valeur qu’elle

calcule. Si l’échéance est ratée, le système commet une erreur : il est incorrect, ou défaillant.

Une échéance critique peut être dépassée, mais plus le retard de livraison du résultat est

important, plus les performances du système sont dégradées. En revanche, ne pas respecter

une échéance souple ne dégrade pas le système, mais plus le retard de livraison du résultat

est important, moins il aura d’utilité pour le système.

Les systèmes peuvent être composés uniquement de tâches de même type d’échéances,

ou encore être mixtes.
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32 CHAPITRE 1. MODÈLES DE TÂCHEUtilité
TempsAtivation Éhéane

(a) Échéance stricteUtilité
TempsAtivationDommages Éhéane

(b) Échéance critiqueUtilité
TempsAtivation Éhéane

(c) Échéance souple

Fig. 1.1 – Utilité d’une tâche en fonction de sa date de terminaison

Les tâches sont par ailleurs caractérisées par leur modèle d’arrivée. Étant donné l’im-

portance revêtue par le respect d’une échéance stricte, il est capital de pouvoir le garantir.

Pour cela, il faut connâıtre le modèle d’arrivée de telles tâches. Le modèle étudié est un

modèle d’arrivée périodique. Il correspond historiquement aux tâches de contrôle, qui vont

périodiquement aller vérifier la valeur d’une donnée.

Une tâche de nature apériodique peut arriver de manière complètement aléatoire.

Si l’on modélise ses activations par une loi de Poisson il est impossible de garantir les

échéances de toutes les tâches impliquées, notamment lors du pic d’activation.

Si cette tâche est très importante pour le système, il faudra trouver un moyen de

borner le temps minimal entre deux de ses activations, et considérer le scénario le moins

favorable où la tâche survient systématiquement lors de sa date d’activation au plus tôt.

On parle alors de tâche sporadique.

Dans la suite, nous considérerons donc toujours qu’une tâche sporadique ou périodique

possède une échéance stricte, et qu’une tâche apériodique possède une échéance souple ou

critique. Nous étudions alors les solutions permettant de minimiser les temps de réponse,

et donc maximiser l’utilité pour le système des tâches apériodiques, sans compromettre

les garanties données sur le respect des échéances des tâches sporadiques et périodiques.
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Fig. 1.2 – Modèle de tâche périodique 1

1.2 Période et coût

Un système informatique temps réel, Φ, peut être modélisé par un ensemble de n entités

appelées tâches, Π = {τ1, ..., τn}. Une tâche est caractérisée par plusieurs paramètres, qui

peuvent être connus a priori ou non. Dans le modèle le plus simple, toutes les tâches sont

périodiques de période Ti, c’est à dire composées d’une infinité de requêtes, ou instances.

La ke requête de la ie tâche est notée ji,k. La première est activée, c’est à dire prête pour

l’exécution, au temps t = 0. On parle de modèle d’activation synchrone car toutes les

tâches sont activées pour la première fois à la même date. La requête ji,k est activée au

temps t = (k − 1)Ti. Toutes les requêtes d’une même tâche ont le même coût, Ci. Le

coût d’une requête est défini par le temps de calcul qui serait nécessaire au processeur

pour la compléter si elle était seule à s’exécuter. Un ordonnancement correct doit garantir

que chaque requête ji,k sera terminée au plus tard lors de l’activation de la requête ji,k+1.

Lorsque l’échéance des requêtes est ainsi fixée à la période de la tâche, on parle d’échéance

sur requête.

Modèle 1. Nous appelons Modèle de tâche périodique 1 le modèle dans lequel une tâche

est caractérisée par le couple τi = (Ti, Ci), où Ti est la période d’activation des requêtes

de τi et Ci leur coût. L’échéance est dite sur requête, c’est-à-dire que Ti est aussi le temps

imparti pour compléter chaque instance de τi.

La figure 1.2 illustre les notations utilisées pour ce modèle.

1.3 Échéance et première activation

Pour généraliser ce modèle à un plus grand nombre de systèmes, deux paramètres

doivent être ajoutés : la date d’activation de la première requête, ri, qui peut très bien

être différente pour chaque tâche, et l’échéance, Di, qui peut être différente de la période.

Nous nous limitons toutefois à l’étude des tâches dont l’échéance est inférieure ou égale à

la période. Cela implique que l’instance ji,k est activée à l’instant t1 = ri+(k−1)Ti et doit

se terminer au plus tard à l’instant t2 = t1 + Di. On dit que Di est l’échéance relative de

la tâche, car elle indique une date de terminaison relative à la date d’activation. L’instant

t2 est appelé échéance absolue de la requête ji,k et est noté di,k.

De plus, nous relâchons l’hypothèse du modèle 1 selon laquelle toutes les requêtes

d’une même tâche ont le même coût. La même séquence d’instructions peut en effet
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Fig. 1.3 – Modèle de tâche périodique 2

prendre un temps variable pour s’exécuter en raison de l’état de la mémoire, du temps

d’accès aux disques, ou même sur les architectures modernes de la fréquence variable des

processeurs, ou d’optimisations diverses (caches d’instructions, de données...). Aussi Ci

désigne-t-il dans ce modèle le pire temps d’exécution (WCET ) de la tâche, c’est-à-dire le

temps d’exécution de l’une de ses requêtes si elle est seule à s’exécuter, dans le scénario

le moins favorable.

Modèle 2. Nous appelons Modèle de tâche périodique 2 le modèle dans lequel une tâche

est caractérisée par le quadruplet τi = (ri, Ti, Ci, Di), où ri est la date d’activation de

la première requête de τi, Ti la période d’activation des suivantes, Ci leur pire temps

d’exécution et Di leur échéance.

La figure 1.3 illustre les notations utilisées pour ce modèle.

1.4 Gigue et temps de blocage

Pour s’approcher davantage d’un système informatique réel, il faut encore considérer

que les tâches peuvent subir des gigues d’activation et partager des ressources.

Un événement de nature purement périodique est assez rare dans le monde réel. Aussi

les tâches périodiques qui répondent à des événements extérieurs périodiques peuvent elles

subir de légères variations sur leur dated’activation. Ainsi, l’événement pourra survenir un

peu plus tôt que prévu, ou un peu plus tard. Le décalage induit entre l’arrivée (périodique)

de la requête et son activation (la tâche est prête) est appelé gigue d’activation. Il est

nécessaire de borner cette gigue pouvant être subie par la tâche, et sa valeur maximale

est notée Ji [ABR+93].

Si les tâches accèdent à des ressources communes, chaque requête peut alors subir un

blocage correspondant à l’attente de l’accès à une ressource déjà occupée par une autre

tâche. Des algorithmes d’héritage de priorité permettent de borner les temps de blocage.

Le pire temps de blocage pouvant être subi par la tâche τi (même si elle-même n’accède

à aucune ressource partagée) est noté Bi.

La requête ji,k est activée dans ces conditions à un instant t1 ∈ [ri +(k−1)Ti−Ji, ri +

(k − 1)Ti + Ji] et doit terminer son exécution avant l’instant t2 = t1 + Di.

Modèle 3. Nous appelons Modèle de tâche périodique 3 le modèle dans lequel une tâche

est caractérisée par le sextuplet τi = (ri, Ji, Ti, Ci, Bi, Di), où ri est la date d’arrivée de
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Fig. 1.4 – Modèle de tâche périodique 3

la première requête de τi, Ji la gigue d’activation maximale d’une de ses requêtes, Ti leur

période d’activation, Ci leur pire temps d’exécution, Bi leur temps de blocage maximal

par l’accès à des ressources partagées et Di leur échéance.

La figure 1.4 illustre les notations utilisées pour ce modèle.

Notes Nous avons ici choisi de formaliser trois modèles différents en partant du modèle

1 très restreint pour relâcher progressivement une partie des contraintes et aboutir au

modèle 3. Cette séparation, qui nous a permis de définir les différentes caractéristiques

d’une tâche temps réel périodique, est arbitraire et nous servira par la suite à préciser le

domaine d’application des résultats que nous présenterons.
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Chapitre 2

Ordonnancement

Définition 1 (Ordonnancement). Organisation, agencement méthodique des différents

éléments d’un ensemble, des diverses phases d’une fabrication.

Dans un système informatique classique, dit à « temps partagé », l’ordonnanceur sert

à répartir les ressources processeur entre les différents processus. L’objectif est double :

rendre transparent pour l’utilisateur la gestion du ou des processeurs afin de donner l’illu-

sion d’un système capable d’effectuer plusieurs tâches simultanément et empêcher les

situations de famine, où une seule tâche occupe le processeur, empêchant les autres de

s’exécuter.

Les tâches occupent le processeur à tour de rôle pour un temps borné : l’algorithme

d’ordonnancement est appelé Round Robin (RR)∗. L’ordonnancement est dit préemp-

tif car une tâche peut être suspendue avant d’avoir terminé son exécution. Dans un tel

contexte, il n’est pas nécessaire de connâıtre a priori une borne sur le temps d’exécution

des tâches. De même ces dernières peuvent avoir besoin d’accéder à d’autres ressources,

mais ces besoins n’interviennent pas lors des décisions d’ordonnancement. L’ordonnanceur

n’a aucune raison d’anticiper le comportement des tâches, dès lors que l’on prend garde

à ne pas allouer toutes les ressources à un seul processus.

Il en va autrement dans un système temps réel : les tâches et les ressources dont elles

ont besoin doivent être connues à l’avance. L’ordonnancement doit être faisable, c’est-

à-dire que toutes les contraintes temporelles doivent être respectées, en tenant compte

des besoins en ressources. L’objectif est d’obtenir un ordonnancement prévisible, afin de

pouvoir déterminer sa faisabilité.

Plusieurs caractéristiques permettent de classer les algorithmes d’ordonnancement en

familles :

– l’ordonnancement peut être oisif ou non oisif, c’est-à-dire que l’on autorise ou non

le processeur à rester inactif alors que des tâches sont en attente ;

– il peut être établi hors ligne ou dirigé en ligne par des priorités,

– ces priorités peuvent être assignées de manière statique ou dynamique ;

– enfin l’ordonnancement est dit préemptif si une tâche peut être suspendue au profit

d’une autre pour être reprise par la suite, et non préemptif sinon.

37



38 CHAPITRE 2. ORDONNANCEMENT

2.1 Ordonnancement hors ligne ou en ligne

Un ordonnancement hors ligne consiste à écrire de façon statique un plan d’ordonnan-

cement déterminant une succession périodique de décisions d’ordonnancement. Le travail

de l’ordonnanceur se limite ensuite à l’exécution de ce plan.

Le principal avantage réside dans la très faible complexité en ligne de la décision d’or-

donnancement [KFG+92], puisqu’il suffit de lire la table. La table peut être créée de façon

ad hoc [Foh94], optimale [JD90], ou par optimisation multi-critères [EJ00]. L’objectif d’ob-

tenir un ordonnancement prévisible est atteint, l’ordonnancement est même déterministe,

c’est-à-dire qu’il peut être établi sans exécuter le système.

Les inconvénients sont pourtant nombreux. D’une part, plus le système se complexifie,

plus la taille de la table augmente, engendrant une forte complexité en mémoire. Ensuite, il

n’existe pas toujours d’algorithme pour générer la table de façon optimale. Cette table est

alors construite de façon ad hoc. Pour valider et perfectionner la table, seule l’exécution,

coûteuse, d’une série de tests est possible. Changer un paramètre d’une tâche, ou ajouter

une tâche peut radicalement changer la table, nécessitant de relancer tous les scénarios

de test.

L’ordonnancement dirigé par priorités, priority driven scheduling, s’effectue en ligne.

Il consiste à assigner une priorité à chacune des tâches, et à toujours choisir la tâche

avec la plus forte priorité lorsqu’une décision d’ordonnancement doit être prise. Il existe

de nombreuses politiques pour assigner les priorités aux tâches, certaines pouvant être

statiques (les priorités sont établies une fois pour toute), d’autres dynamiques (les priorités

varient en fonction de paramètres dépendant de l’exécution).

L’ordonnancement produit est prévisible. La priorité d’une tâche à un instant t dépend

toujours d’un paramètre qui peut être prévu. Une analyse a priori du système, connaissant

la politique d’ordonnancement, ou un contrôle d’admission effectué dynamiquement doit

permettre de garantir le respect des contraintes temps réel qui lui sont attachées.

2.2 Ordonnancement préemptif ou non préemptif

Il existe deux grandes sous familles d’ordonnanceurs : les algorithmes préemptifs et les

algorithmes non préemptifs. Les premiers permettent qu’une tâche soit interrompue pour

exécuter une autre tâche, et être reprise par la suite. Avec un algorithme non préemptif,

une tâche qui commence son exécution va jusqu’au bout (ou peut être abandonnée dans

certains cas). Nous considérons dans la suite de notre étude des systèmes disposant d’un

ordonnanceur préemptif mais les mécanismes que nous proposons dans la troisième partie

peuvent être adaptés aux systèmes non préemptifs.
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Tâche Période Échéance Coût
τ1 6 6 2
τ2 7 4 3
τ3 15 15 3

Tab. 2.1 – Données d’un exemple de système de tâches temps réel

2.3 Ordonnancement à priorités statiques

Avec ce type de politique, chaque tâche possède une priorité fixée avant son activa-

tion. La priorité peut être fixée de façon arbitraire, ou selon un critère d’importance de la

tâche. Pourtant, ce type d’assignation n’est pas le plus performant en terme d’utilisation

des ressources processeur. Aussi plusieurs méthodes d’assignation automatique de priori-

tés ont-elles été proposées et évaluées. L’objet de ce chapitre et du suivant est de dresser

un rapide bilan des techniques d’ordonnancement et de l’étude analytique de la faisabi-

lité. Un état de l’art complet sur les algorithmes à priorités statiques et leurs conditions

d’ordonnançabilité est dressé dans [ABD+95].

2.3.1 Priorités basées sur la fréquence

La politique Rate Monotonic (RM)∗ [Ser72] assigne la priorité la plus forte à la tâche

la plus fréquente.

Elle est dite optimale pour la classe d’algorithmes d’ordonnancement préemptif à prio-

rités fixes de systèmes à échéances sur requêtes (modèle de tâche périodique 1). L’opti-

malité d’une politique pour une classe d’algorithmes signifie que pour un système donné

appartenant à cette classe, si une assignation quelconque des priorités aboutit à un sys-

tème ordonnançable, alors l’attribution des priorités résultant de l’algorithme optimal est

également ordonnançable. Réciproquement, si l’attribution des priorités selon l’algorithme

optimal n’aboutit pas à un système ordonnançable, aucun autre algorithme de la même

classe ne peut y parvenir.

La qualité d’une politique d’assignation de priorités peut également se mesurer par

la borne sur l’utilisation du processeur par les systèmes faisables en résultant. Pour des

systèmes générés avec les scénarios les moins favorables, cette borne pour RM est de 69%

[LL73]. Pour des systèmes générés aléatoirement, elle est de 88% [LSD89].

La figure 2.1 page suivante montre l’ordonnancement du système présenté dans le

tableau 2.1 obtenu avec RM. On remarque que les tâches τ2 et τ3 dépassent leur échéance

puisqu’elles terminent leur première instance respectivement au bout de 5 et 18 unités de

temps (ut)∗. On parle alors de défaillances temporelles.

Un état de l’art exhaustif sur la politique RM et son analyse peut être trouvé dans

[KRP+94].
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Fig. 2.1 – Ordonnancement RM du système de tâches du tableau 2.1
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Fig. 2.2 – Ordonnancement DM du système de tâches du tableau 2.1

2.3.2 Priorités basées sur l’échéance

La politique Deadline Monotonic (DM)∗ [LW82] assigne la priorité la plus forte à la

tâche la plus urgente, c’est-à-dire avec l’échéance relative la plus petite. Dans le cas des

systèmes avec échéances sur requêtes, DM est donc équivalent à RM.

Elle est optimale pour la classe des algorithmes d’ordonnancement à priorités fixes

préemptif de systèmes avec Di ≤ Ti. Cependant, cela n’est plus vrai lorsque les périodes

et les échéances sont indépendantes, c’est-à-dire si l’on autorise Di > Ti [Leh90].

La figure 2.2 montre l’ordonnancement du système présenté dans le tableau 2.1 obtenu

avec DM. Ici τ2 devient plus prioritaire que τ1, ce qui lui permet de ne pas rater sa première

échéance, sans pour autant compromettre l’exécution de τ1. En revanche, rien ne change

pour τ3 qui termine toujours sa première instance au bout de 18 ut.

Un état de l’art exhaustif sur la politique DM et son analyse peut être trouvé dans

[ABRW92].

2.4 Ordonnancement à priorités dynamiques

Ce type d’algorithme permet à la priorité des tâches de changer d’une requête à l’autre

et éventuellement pour une même requête. La règle d’assignation de la priorité ne se
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Fig. 2.3 – Ordonnancement EDF du système de tâches du tableau 2.1

repose plus sur une caractéristique constante de la tâche, mais sur des valeurs déterminées

pendant l’exécution.

2.4.1 Priorités basées sur l’échéance

Lorsqu’une tâche se termine, l’ordonnanceur choisit la tâche possédant l’échéance ab-

solue la plus proche afin de l’exécuter. Si une tâche dont l’échéance est plus proche est

activée, elle la préempte. Cette politique est optimale pour la classe d’algorithmes d’ordon-

nancement préemptif non oisif [LL73]. Earliest Deadline First (EDF)∗ permet également

d’atteindre une utilisation du processeur maximale (100%). De plus, cette politique est

optimale pour un autre problème, celui de la minimisation du retard maximal des tâches

[But04].

La figure 2.3 montre l’ordonnancement du système présenté dans le tableau 2.1 obtenu

avec EDF. Ici toutes les requêtes des tâches terminent leur exécution avant leur échéance.

Notons que l’ordonnancement présenté est une possibilité, mais pas la seule. En effet à

l’instant 14, alors que la tâche τ1 est en cours d’exécution, la tâche τ2 est activée. La

prochaine échéance absolue étant la même pour les deux tâches (18), l’ordonnanceur a le

choix : continuer l’exécution de τ1 ou commencer celle de τ2. Un scénario similaire peut être

observé à l’instant 24 lorsque la tâche τ1 est activée alors que τ3 est en cours d’exécution :

les deux tâches ont leur prochaine échéance à l’instant 30. Nous avons choisi de présenter

la version de l’ordonnancement dans laquelle une tâche déjà commencée garde le contrôle

du processeur (CPU)∗. Ceci permet de minimiser le nombre de préemptions.

2.4.2 Priorités basées sur la laxité

La laxité d’une tâche, Li(t), est le temps restant avant son échéance moins le temps de

calcul qui lui reste à effectuer. Ceci ne doit pas être confondu avec la laxité du processeur au

niveau de priorité i, qui prend en considération l’interférence des tâches plus prioritaires.

L’ordonnancement Least Laxity First (LLF)∗ choisi d’exécuter la tâche possédant la

laxité la plus faible. Cette politique est également optimale pour la classe d’algorithmes



42 CHAPITRE 2. ORDONNANCEMENT

���
���
���
���

���
���
���
���

����

��
��
��
��

����
����
����
����

��
��
��
��

������

�
�
�
�

���
���
���
���

�
�
�
�
��
��
��
��

��

���
���
���
���

�
�
�
�

������

��
��
��
��

����
����
����
����

τ1

τ2

τ3

0 5 10 15 20 25 30

Fig. 2.4 – Ordonnancement LLF du système de tâches du tableau 2.1

d’ordonnancement préemptif non oisif et permet aussi une utilisation du processeur de

100% [LL73]. Toutefois, elle requiert plus de changements de contexte que EDF, car la

laxité de la tâche qui s’exécute reste constante tandis que celle des autres tâches diminue.

La figure 2.4 montre l’ordonnancement du système présenté dans le tableau 2.1 obtenu

avec LLF. Jusqu’à l’instant 14, l’ordonnancement est équivalent à EDF. Les laxités des

tâches τ1, τ2 et τ3 sont alors respectivement 3, 1 et 13. La tâche τ2 préempte donc τ1

bien que les deux tâches aient la même échéance. Notons que l’algorithme EDF aurait pu

également accorder le processeur à τ2 à l’instant 14, mais il a le choix, alors qu’ici LLF

est obligé d’ordonnancer τ2.

La situation à l’instant 24 illustre l’augmentation des changements de contextes. τ1 et

τ3 ont alors la même laxité (4), et la même échéance (30). Il leur reste également toutes

deux 2 unités de temps de calcul à effectuer. Dans le cas d’EDF, quelque soit la tâche

choisie, ce choix n’a pas de raison de changer à l’instant 25. En revanche, avec LLF, la

tâche choisie aura toujours une laxité de 4 à l’instant 25, alors que l’autre n’aura plus

qu’une laxité de 3. Dans cet exemple, la tâche choisie termine son exécution à l’instant

28, mais si le coût des tâches était supérieur, il y aurait de nouveau un changement de

contexte inutile.

Le but de notre travail consiste à implanter des mécanismes pour leur utilisation dans le

cadre de RTSJ. Cette spécification requiert au minimum la présence d’un ordonnanceur

à priorités fixes préemptif, non oisif. Nous n’étudions donc dans la suite que ce type

d’ordonnanceur.



Chapitre 3

Analyse de faisabilité

L’étude des paramètres des tâches pour déterminer la faisabilité du système sous une

politique d’ordonnancement donnée s’appelle l’analyse de faisabilité∗. Un système est fai-

sable si chacune des tâches qui le composent est faisable, c’est-à-dire peut respecter toutes

les contraintes temporelles qui lui sont attachées.

Dans ce chapitre, nous présentons les principes fondamentaux de l’analyse de faisabilité

pour les algorithmes d’ordonnancement les plus utilisés. Nous commençons par étudier le

cas des modèles de tâches les plus simples pour aller progressivement vers un modèle plus

général.

Analyse de faisabilité Une analyse de faisabilité a pour but de garantir le respect des

paramètres temporels attachés à l’ensemble des tâches temps réel constituant le système.

Pour obtenir cette garantie, il faut déterminer un test de faisabilité ou condition d’or-

donnançabilité. La condition recherchée peut être une condition nécessaire, une condition

nécessaire et suffisante, ou même si l’on a besoin de déterminer la faisabilité de façon

rapide mais certaine, simplement suffisante.

Trois principales approches sont possibles pour déterminer un test de faisabilité :

l’étude de la charge du système, celle de la demande processeur, et l’analyse des temps de

réponse des tâches.

3.1 Étude de la charge

Dans un système composé uniquement de tâches périodiques, l’équation 3.1 permet de

calculer la charge.

U =
n
∑

i=1

Ci

Ti

(3.1)

Une charge égale à 1 est maximale, car elle correspond à la situation où à tout instant

de la vie du système du travail est en attente. Une condition nécessaire de faisabilité pour

le système est donc simplement d’avoir une charge inférieure ou égale à 1.
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Cette condition n’est pas suffisante pour un ordonnanceur à priorités fixes préemptif.

On peut en effet facilement exhiber un système avec une charge inférieure à 1 mais non

faisable, comme c’est le cas pour l’exemple du tableau 2.1 page 39. La charge est égale à

2/6 + 3/7 + 3/15 = 101/105 < 1. Pourtant les ordonnancements résultant de RM et de

DM présentent des dépassements d’échéances (respectivement aux temps 4 et 15).

Dans le cas Di = Ti, ce test est nécessaire et suffisant pour EDF. Toujours avec

l’hypothèse de l’échéance sur requête (Di = Ti), une condition suffisante basée sur la

charge est donnée pour RM par l’équation 3.2.

U ≤ n(21/2 − 1) (3.2)

Cette condition n’est pas nécessaire, on a d’ailleurs vu que la borne d’utilisation

processeur pour un système faisable avec RM était fixée expérimentalement à 88%, or

limn→∞ n(21/2 − 1) = ln 2 ≃ 0.69.

3.2 Étude de la demande processeur

Alg. 1 Déterminer la faisabilité du niveau de priorité i

1: wi ←
∑

k≤i Ck

2: loop
3: if wi > Di then
4: return false
5: end if
6: t← wi

7: wi ←
∑

k≤i

⌈

t
Tk

⌉

Ck

8: if t = wi then
9: return true

10: end if
11: end loop

Nous nous plaçons dans un premier temps dans l’étude du modèle de tâche 2, restreint

aux conditions Di ≤ Ti et ri = 0. Cette section présente un test de faisabilité nécessaire et

suffisant pour un système à priorités fixes préemptif, avec pour toutes les tâches Di ≤ Ti.

Ce test se base sur l’étude de la demande processeur. Nous allons, pour chaque niveau

de priorité i, vérifier la condition nécessaire suivante :

il existe un instant t dans l’intervalle ]0, Di] tel que t = wi(t) ;

où wi(t) est la quantité de travail demandée par les tâches de priorité supérieure ou

égale à i dans l’intervalle [0, t[. Cette condition exprime le fait qu’il doit exister un instant

inférieur à l’échéance de la tâche pour lequel toutes les demandes processeur des tâches

de priorités supérieures et de la tâche étudiée sont satisfaites. Autrement dit, la somme
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t 8 13 15
w3(t) 13 15 18

Tab. 3.1 – Application de la procédure 1 à la tâche τ3 de l’exemple 2.2

des retards subis par la tâche en raison des tâches plus prioritaires plus le coût de la tâche

est inférieure à son échéance.

La quantité de travail demandé à un niveau de priorité i à l’instant t, wi(t) est donné

par l’équation 3.3. Comme expliqué dans les notes de lecture au début de ce manuscrit,

nous avons choisit pour convention d’attribuer la valeur numérique la plus petite à la

priorité la plus forte.

wi(t) =
∑

k≤i

⌈

t

Tk

⌉

Ck (3.3)

∃?t = min
t≤Di

{t = wi(t)} (3.4)

La procédure 1, équivalente à résoudre l’équation 3.4, est donc un test suffisant et

nécessaire de faisabilité pour la tâche τi. En la réitérant sur toutes les tâches, on obtient

un test de faisabilité pour le système. Cette procédure est convergente car la fonction

wi(t) est croissante. Le tableau 3.1 donne la suite des couples (t, w(t)) dont le calcul est

nécessaire pour montrer que la tâche τ3 de la figure 2.2 n’est pas faisable en DM. Pour

l’instant 15, la charge demandée est de 18, ce qui dépasse l’échéance de τ3 (15).

Ce test n’est pas suffisant pour un système où les échéances peuvent être supérieures

aux périodes, car une requête d’une tâche peut alors interférer sur les requêtes suivantes de

la même tâche. Par conséquent, le respect de la première échéance, même dans le scénario

d’activation le moins favorable (synchrone), n’implique pas le respect des suivantes.

Pour le modèle de tâche 3, il faudra considérer le scénario le moins favorable : rem-

placer, pour tout i, Ci par Ci + Bi et considérer l’activation au plus tôt de toutes les

tâches.

3.3 Calcul du pire temps de réponse en priorité fixe

Pour les systèmes avec des échéances indépendantes des périodes, la seule solution

reste de calculer pour chaque tâche le pire temps de réponse. Le système est alors faisable

à condition que le pire temps de réponse de chaque tâche soit inférieur à son échéance.

Le pire temps de réponse d’une tâche est le temps maximal qui peut s’écouler entre

l’activation d’une instance de cette tâche et la fin de l’exécution de cette instance, ceci

dans les pires scénarios d’activation et d’exécution.

Pour calculer ce pire temps de réponse, il faut commencer par identifier le pire scénario

d’activation. Ce dernier dépend du modèle de tâche. Par exemple, pour le modèle 1, il est
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t 18 21 23 26 28
w3(t) 21 23 26 28 28

Tab. 3.2 – Application de la procédure 2 à la tâche τ3 de l’exemple 2.2

prouvé que le scénario d’activation conduisant aux pires temps de réponse est le scénario

synchrone, où toutes les tâches sont activées en même temps. En revanche, si l’on considère

le modèle 3 pour lequel il existe une gigue d’activation, le pire scénario est toujours celui

où les tâches arrivent au plus tôt.

Une fois le pire scénario d’activation identifié, il faut calculer la durée de la période

à étudier. On appelle période occupée de niveau i (bpi)
∗ une période de temps pendant

laquelle le processeur exécute des tâches de priorité supérieure ou égale à Pi. La plus

longue bpi résulte du pire scénario d’activation discuté dans le paragraphe précédent. Il

est montré que le pire temps de réponse d’une tâche est obtenu durant la bpi résultant du

pire scénario d’activation.

Lorsque l’on connait le pire scénario d’activation et que l’on a calculé la bpi qui en

résulte, il reste à calculer les temps de réponse de chaque instance de τi qui est activée

dans cette période. Le pire temps de réponse de la tâche est alors le maximum de ces

valeurs.

3.3.1 Calcul de la période occupée de niveau i

Alg. 2 Déterminer la période occupée de niveau i

1: wi ←
∑

k≤i Ck

2: loop
3: t← wi

4: wi ←
∑

k≤i

⌈

t
Tk

⌉

Ck

5: if t = wi then
6: return t
7: end if
8: end loop

bpi = min
t>0
{t = wi(t)} (3.5)

La procédure 2, équivalente à résoudre l’équation 3.5, permet de calculer la bpi. Cette

équation est très similaire à la procédure 1, à la différence que l’on ne s’arrête pas lorsque

l’échéance est dépassée. Pour résoudre l’équation il faut faire à l’instant t le bilan entre

le travail demandé par les tâches de priorité i et de plus forte priorité d’une part, et le

temps écoulé d’autre part. Lorsque le travail demandé depuis le commencement est égal

au temps écoulé, la bpi résultant du scénario d’activation le moins favorable est terminée.
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Si nous reprenons une nouvelle fois l’exemple de la tâche τ3 de la figure 2.2, et que nous

poursuivons le calcul des w3(t) présenté dans le tableau 3.1, on obtient alors le tableau

3.2 qui nous indique que la période occupée de niveau 3 qui commence au temps 0 est de

28 unités de temps. Si l’on étudie la tâche τ3 dans l’intervalle [0, 28], sont pire temps de

réponse sera rencontré.

3.3.2 Calcul du temps de réponse d’une instance

On cherche à calculer le temps de réponse de l’instance j de la tâche τi, en numérotant

les instances à partir de 1. Sa date de terminaison, notée F j
i , est donnée par l’équation

3.6.

F j
i = min

t>0
{t = wi−1(t) + (j − 1)Ci} (3.6)

Son temps de réponse, Rj
i , est alors la différence entre sa date de terminaison et sa

date d’activation. Il est donné par l’équation 3.7.

Rj
i = F j

i − (ri + (j − 1)Ti) (3.7)

3.3.3 Test de faisabilité basé sur les pires temps de réponse

Nous connaissons bpi, la durée de l’intervalle d’étude. On obtient alors Qi, le nombre

d’instances de τi qu’il faut étudier, par l’équation 3.8.

Qi =

⌈

bpi

Ti

⌉

(3.8)

Ces instances sont activées respectivement aux instants {ri, ri + Ti, ..., ri + (Qi− 1)Ti}. Il

faut alors calculer les temps de réponse de toutes ces instances, donnés par l’équation 3.7.

Le pire temps de réponse de τi, noté Ri, est la plus grande de ces valeurs (équation 3.9).

Ri = max
j∈{1,...,Qi}

Rj
i (3.9)

Un test suffisant et nécessaire de faisabilité est alors de vérifier l’équation 3.10.

∀i, Ri ≤ Di (3.10)

Une procédure pour calculer les pires temps de réponse obtenus avec un ordonnance-

ment EDF est proposée dans [Spu96].
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3.4 Partage de ressources

Si les tâches peuvent partager des ressources, l’accès concurrent à une même ressource

par deux tâches peut provoquer une attente. Lorsqu’une tâche désire accéder à une res-

source partagée, elle doit en premier lieu obtenir un verrou associé à cette ressource. Tant

qu’elle ne relâche pas ce verrou, les autres tâches désirant accéder à la ressource sont blo-

quées. On dit que lorsqu’une tâche obtient un verrou, elle entre dans une section critique.

Elle en sort lorsqu’elle relâche le verrou.

Dans un contexte temps réel, partager des ressources peut entrainer des inversions de

priorité. En effet, lorsqu’une tâche de faible priorité obtient un verrou, elle peut bloquer

l’exécution des tâches plus prioritaires qui tenteraient par la suite d’obtenir le même

verrou.

Plusieurs protocoles dits de partage de ressources permettent de borner ces inversions

de priorité. Il en ressort que l’on peut, comme nous l’évoquions dans la description du

modèle de tâche 3, ajouter aux tâches un paramètre noté Bi, qui correspond au temps de

blocage maximal qu’elle peut subir à cause d’un partage de ressource. Notons ici qu’une

tâche peut très bien être bloquée à cause de l’accès à une ressource qu’elle même n’utilise

jamais. Lors de l’analyse de faisabilité, il suffit d’ajouter ce paramètre supplémentaire au

pire temps de réponse de chaque tâche.

Le temps de blocage maximal, Bi, dépend du protocole de partage de ressource utilisé.

Les plus connus sont Priority Inheritance Protocol (PIP)∗ et Priority Ceiling Protocol

(PCP)∗ [SRL90]. Avec PIP, si une tâche de priorité basse τb possède un verrou sur une

ressource, lorsqu’une tâche de plus forte priorité τh demande ce verrou, τb hérite de la

priorité de τh jusqu’à ce qu’elle relâche le verrou. Avec PCP (ou Original Ceiling Priority

Protocol (OCPP)∗), si une tâche de priorité basse τb possède un verrou sur une ressource,

lorsqu’une tâche de plus forte priorité τh demande un verrou sur cette ressource ou sur

une autre, la tâche de basse priorité τb hérite de la priorité plafond de la ressource qu’elle

possède jusqu’à ce qu’elle relâche le verrou. Par conséquent, si la priorité de τh est plus

faible que celle de la ressource détenue par τb, elle sera bloquée. Le protocole Immediate

Ceiling Priority Protocol (ICPP)∗ repose sur la même idée, à la différence qu’une tâche qui

obtient un verrou hérite immédiatement de la priorité plafond de la ressource concernée.

Pour la norme POSIX∗, ICPP est appelé Priority Protect Protocol (PPP)∗ alors que dans

RTSJ, on le retrouve sous le nom de Priority Ceiling Emulation (PCE)∗.



Chapitre 4

Gestion des tâches non périodiques

Nous avons vu précédemment qu’un système temps-réel devait être composé de tâches

possédant des paramètres d’activation prévisibles, afin de pouvoir étudier la faisabilité

du système de façon statique. Pourtant, la majorité des événements du monde réel sont

de nature apériodique, et le système doit être capable de les gérer tout en continuant à

garantir le respect des contraintes temporelles des autres tâches (souvent périodiques).

Un événement apériodique peut être de deux natures : il peut s’agir d’un événement

aussi important pour le système qu’une tâche temps réel dur, et posséder une échéance

stricte, comme les traitements périodiques ; ou bien son utilité pour le système peut dé-

pendre du temps dans lequel il est traité.

Dans le premier cas, il n’y a pas d’autre solution que de borner le temps minimal entre

deux occurrences de cet événement. Ainsi son traitement peut être assimilé dans le pire

scénario à une tâche périodique. On dit dans ce cas que l’événement est sporadique.

Dans le second cas de figure, la problématique devient la minimisation des temps de

réponse des traitements des événements apériodiques, mais en continuant de garantir la

faisabilité dans le pire scénario des tâches à échéance stricte (périodiques ou sporadiques).

Il existe principalement trois approches pour répondre à cette problématique d’ordon-

nancement mixte :

1. le Background Scheduling (BS)∗, qui consiste à exécuter les traitements des événe-

ments apériodiques dans une plage de priorités plus faibles que celle des tâches à

échéance stricte ;

2. utiliser un serveur de tâche, c’est-à-dire déléguer le traitement des événements apé-

riodiques à une tâche spéciale du système, que l’on sait intégrer dans l’analyse de

faisabilité ;

3. voler des temps creux, c’est-à-dire retarder le plus possible le démarrage d’un trai-

tement à échéance stricte afin de profiter de ce retard pour exécuter les traitements

des événements apériodiques en attente.

Pour chaque approche, plusieurs politiques différentes sont possibles. Une description

détaillée et une comparaison de ces politiques peut être trouvée dans [But04, chapitre

49
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5]. Nous présentons dans ce chapitre les principales, dans le cadre d’un ordonnancement

non oisif à priorités fixes préemptif. La plupart de ces politiques ont été adaptées pour

fonctionner avec un ordonnanceur à priorités dynamiques. Le lecteur pourra consulter

[CC89, SB94, SB96].

4.1 Approche sporadique

L’approche sporadique est utilisée lorsque le traitement d’un événement apériodique

est aussi important pour le système que les autres tâche à échéance stricte. Elle consiste à

assigner une pseudo période à une tâche de nature non périodique. Cette pseudo période

correspond à borner la fréquence d’arrivée de deux requêtes successives de cette tâche.

Cette valeur peut être arbitraire, ou découler d’une caractéristique réelle de l’événe-

ment. Si la valeur est arbitraire, la tâche pourra donc en pratique arriver plus souvent.

Il faudra alors veiller à traiter dynamiquement cette violation du temps minimal d’inter

arrivée.

Plusieurs approches sont possibles : la requête qui arrive trop tôt peut être ignorée,

elle peut être mise en file d’attente pour être réactivée à la prochaine pseudo période, elle

peut encore remplacer la requête en attente la plus ancienne.

Ces approches sont déjà intégrées dans RTSJ, comme nous le verrons au chapitre 6.

Aussi nous sommes nous davantage intéressés aux approches de traitements d’événements

apériodiques à contrainte souple durant nos travaux.

4.2 Ordonnancement en tâche de fond

L’approche BS consiste à traiter les tâches apériodiques en arrière plan du trafic temps

réel dur : les tâches apériodiques ne sont traitées que lorsque le processeur est libre, et

immédiatement préemptées si une tâche à échéance stricte est activée.

Cette approche ne répond qu’en partie à la problématique de l’ordonnancement mixte.

Elle permet en effet de s’assurer que le traitement des événements apériodiques ne peut

pas perturber l’exécution des tâches à échéance stricte, et par conséquent ne remet pas

en question les garanties fournies par l’analyse de faisabilité. En revanche, rien n’est fait

pour tenter de minimiser les temps de réponse des événements apériodiques.

Cette solution est par ailleurs très simple à mettre en œuvre : il suffit de réserver la

priorité temps réel la plus faible pour traiter les événements apériodiques, ou une plage

de plusieurs priorités faibles si une hiérarchie existe entre ces événements. Cette stratégie

fonctionne aussi bien pour un ordonnanceur à priorités fixes que pour un ordonnanceur à

priorités dynamiques. Le seul surcoût d’exécution réside dans la gestion de la ou des files

d’attente pour les traitements apériodiques. Il faudra également veiller à gérer d’éventuels

dépassements de la taille de cette ou de ces files.

La figure 4.2(b) page 57 présente un exemple d’utilisation du BS.
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4.3 Serveur à scrutation

Les serveurs de tâches ont été introduits pour la première fois en 1987 par Lehoczky,

Sha et Strosnider dans [LSS87]. Cette publication propose trois algorithmes de service :

le PS, le DS et le Priority Exchange Server (PES)∗.

Les propriétés de ces politiques et la mise au point de nouvelles ont depuis fait l’objet

de nombreux travaux. En particulier, une analyse approfondie du DS pourra être trouvée

dans [SLS95], le Sporadic Server(SS)∗ est introduit dans [SSL89, Spr90] et le Extended

Priority Exchange Server (EPES)∗ dans [SLS88].

Nous présentons ici le PS, appelé en français « serveur à scrutation ». Ce serveur est

une tâche périodique ordinaire, possédant par conséquent une période et un coût. Cette

tâche est chargée de traiter les tâches apériodiques dans la limite de ce coût, que l’on

appelle capacité maximale. Pour cela, le serveur peut accéder à une file d’attente dans

laquelle sont ajoutés les traitements associés au événements apériodiques qui surviennent.

Cette file peut être implantée avec une structure de type premier arrivé, premier servi

(FIFO)∗ ou dernier arrivé, premier servi (LIFO)∗, ou encore être triée si un ordre existe

entre les événements apériodiques.

Le serveur se déclenche à chaque période avec sa capacité maximale. S’il y a des tâches

apériodiques en attente dans la file, elles sont traitées. La capacité du serveur diminue

lorsqu’il traite des tâches. S’il n’y a pas ou plus de tâche en attente, la capacité restante

est immédiatement perdue. Lorsque la capacité est épuisée (soit par un traitement, soit

parce qu’il n’y a plus de traitement en attente), le serveur s’endort jusqu’à sa prochaine

activation.

Par conséquent, le temps d’exécution maximal d’une instance d’un PS est égal à sa

capacité. De plus, il ne peut être activé que périodiquement (perte de la capacité en ab-

sence de tâche à traiter). Dans le pire des cas, où la somme de traitements apériodiques

à effectuer dépasse sa capacité, le serveur provoque sur les tâches périodiques moins prio-

ritaires la même interférence que s’il s’agissait d’une tâche périodique à échéance stricte

ordinaire.

L’inconvénient de cette politique vient de la perte de sa capacité en l’absence de tâche

apériodique à servir. En effet, si une tâche survient à un instant αTs + ǫ où α est un entier

positif quelconque, et que le serveur n’avait pas d’autre tâche apériodique en attente, cette

dernière ne pourra être traitée qu’à l’instant (α + 1)Ts.

Une amélioration simple du PS consiste à traiter les tâches avec une politique de BS

lorsque la capacité du serveur est épuisée.

La figure 4.2(c) page 57 illustre l’utilisation d’un PS.

4.3.1 Contrôle d’admission

Si les événements apériodiques possèdent une échéance au-delà de laquelle leur utilité

pour le système devient nulle, il est possible d’analyser dynamiquement la faisabilité de la
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tâche, c’est-à-dire d’effectuer un test permettant de savoir si elle a une chance de respecter

son échéance. Si le test est négatif, la tâche peut être abandonnée tout de suite. On appelle

ce procédé un contrôle d’admission.

Dans un premier temps, il est plus facile d’étudier le cas particulier d’une seule requête

apériodique, Ja, qui survient à l’instant ra, avec un coût Ca et une échéance relative Da.

Nous notons la période du serveur Ts et sa capacité Cs.

Dans le pire cas de figure, Ja survient juste après une période du serveur, c’est à dire

ra = αTs + ǫ, et la tâche va donc devoir attendre la période suivante avant de commencer.

Si on suppose que Ca ≤ Cs, une condition suffisante de faisabilité est donnée par l’équation

4.1.

2Ts ≤ Da (4.1)

Si on lève la contrainte sur Ca, il faut au plus ⌈Ca/Cs⌉ instances du serveur pour

exécuter Ja. La condition suffisante de faisabilité est alors donnée par l’équation 4.2.

Ts +

⌈

Ca

Cs

⌉

Ts ≤ Da (4.2)

Ces conditions ne sont que suffisantes. On ne peut avoir un test nécessaire et suffisant

que si l’on exécute le serveur à la plus forte priorité. En effet, dans ce cas particulier, on

sait que le serveur exécute des tâches uniquement entre les instants αTs et αTs + Cs.

Soit Ga l’instance du serveur qui débutera l’exécution de Ja, Fa le nombre de fois que

le serveur va devoir dépenser toute sa capacité pour traiter Ja et Ra le temps nécessaire

pour terminer le traitement de Ja dans la dernière instance du serveur. Si on note da

l’échéance absolue de Ja, et que les instances du serveur sont numérotées en partant de 0,

la condition nécessaire et suffisante est alors de vérifier l’équation 4.3.

(Fa + Ga)Ts + Ra ≤ da

avec































Fa =

⌈

Ca

Cs

⌉

− 1

Ga =

⌈

ra

Ts

⌉

Ra = Ca − FaCs

(4.3)

Pour étendre ce résultat au traitement de plusieurs tâches apériodiques, on suppose

que le serveur traite les requêtes selon leur priorité (statique ou dynamique). Pour calculer

fk, la date de terminaison de la tâche Jk, il faut alors considérer Cape(t, Pk), la somme

des coûts des tâches apériodiques non traitées à l’instant t dont la priorité est supérieure

à Pk. Autrement dit, Cape(t, Pk) est la charge de travail apériodique à traiter avant la fin

de Jk.

Si cs(t) est la capacité restante du serveur à l’instant t, Fk le nombre d’instances du
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serveur qui devront être entièrement consacrées à Cape(t, Pk), Gk l’instance du serveur qui

débutera le traitement de Cape(t, Pk) et Rk le temps nécessaire dans une dernière instance

du serveur pour finir de traiter Cape(t, Pk), la date de terminaison de la tâche Jk (fk) est

donnée par l’équation 4.4.

fk =

{

t + Cape(t, Pk) si Cape(t, Pk) ≤ cs(t)

(Fk + Gk)Ts + Rk sinon.

avec































Fk =

⌈

Cape(t, Pk)− cs(t)

Cs

⌉

− 1

Gk =

⌈

t

Ts

⌉

Rk = Cape(t, Pk)− cs(t)− FkCs

(4.4)

Notons qu’une portion de Cape(t, Pk) égale à cs(t) est immédiatement exécutée, c’est

pourquoi on a les équations précédentes pour Fk, Gk et Rk.

Pour savoir si l’arrivée d’une nouvelle tâche apériodique Ji est faisable et ne modifie

pas la faisabilité des autres tâches apériodiques, il faut donc vérifier l’équation 4.5, où na

est le nombre de tâche apériodiques acceptées.

∀k ∈ {1, ..., na}, fk ≤ dk (4.5)

Il est également possible de supposer que le serveur traite les tâches dans l’ordre de

leur arrivée. Dans ce cas l’admission d’une nouvelle tâche ne perturbe pas la faisabilité

des tâches déjà acceptées et il suffit de vérifier la faisabilité de Ja.

4.3.2 Gestion de ressources partagées

Si les tâches à échéance stricte sont autorisées à partager des ressources, un protocole

pour borner les inversions de priorité doit être utilisé. Les tâches peuvent alors subir un

temps de blocage maximal, qui doit être intégrer dans l’analyse de faisabilité. Cela n’in-

terfère nullement avec le serveur, qui continue à se comporter comme une tâche périodique

ordinaire puisque lui même n’accède à aucune ressource partagée et possède la priorité la

plus élevée du système.

En revanche, si l’on considère un partage de ressource entre les tâches temps réel dur

et les tâches temps réel souple traitées par le serveur, cela implique que le serveur puisse

subir un blocage, ou faire subir un blocage.

Le serveur cesse alors de se comporter comme une tâche périodique ordinaire. En effet,

si une tâche temps réel souple traitée par le serveur obtient un verrou, et que la capacité

du serveur se trouve épuisée avant que la tâche n’ait relâché ce verrou, toutes les tâches

temps réel dur qui devraient accéder à la même ressource se verraient bloquées au moins

jusqu’à la prochaine instance du serveur. Comme il n’est pas possible de prévoir le modèle
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Coût / capacité Période
DS 2 4
τ1 2 5
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Fig. 4.1 – Système faisable avec un PS, non faisable avec un DS

d’arrivée des tâches apériodiques, il est impossible de borner le temps de blocage des

tâches qui partagent des ressources avec des tâches apériodiques.

Dans le cas d’une approche par serveur de type PS, il semble donc impossible d’au-

toriser le partage de ressources entre les tâches périodiques et les tâches apériodiques.

La solution consiste à s’assurer, lorsqu’une tâche apériodique demande un verrou, que la

durée maximale de sa section critique, c est inférieur à la capacité restante du serveur. Si

tel n’est pas le cas, l’obtention du verrou ne pourra être accordé et le serveur pourra soit

se suspendre, soit ordonnancer la tâche apériodique suivante dans sa file.

Toute tâche périodique utilisant des ressources pouvant être partagées avec des tâches

apériodiques pourra alors subir un blocage égal à la capacité du serveur, qu’il faudra

prendre en compte lors de l’analyse de faisabilité du système.

4.4 Serveur ajournable

« Serveur ajournable » est l’appellation en français du DS. Il est ainsi nommé car, s’il

possède comme le PS une capacité et une période, il peut suspendre son exécution sans

perdre sa capacité s’il n’a pas de tâche à traiter.

Il est introduit en même temps que le PS dans [LSS87].

Sa période ne correspond plus aux instants où il peut être activé, mais à ceux où sa

capacité est restaurée à sa valeur maximale.

L’avantage de cette politique dite à conservation de capacité est une amélioration des

temps de réponse des tâches apériodiques. En effet, dans la mesure où le serveur n’a pas

encore utilisé toute sa capacité, une requête apériodique peut être traitée instantanément.

Le gros défaut de cette politique est qu’elle rend caduque l’analyse de faisabilité clas-

sique pour le système. Pour s’en convaincre, il suffit de prendre l’exemple de la figure 4.1.

À l’instant 8, aucune tâche n’est exécutée, pourtant le serveur conserve sa capacité, lui
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permettant d’empêcher l’exécution de la tâche périodique à l’instant 10, puisque survient

en même temps un événement apériodique. Le phénomène observé entre les instants 10

et 14 est souvent appelé double hit, le serveur provoque le retard maximal pour la tâche

moins prioritaire, à savoir deux fois sa capacité.

Le scénario d’activation le moins favorable à analyser n’est plus l’activation synchrone

du serveur avec l’ensemble des tâches, mais l’activation du serveur à un temps ts, suivi

d’une activation synchrone des tâches utilisateur au temps t = ts + Ts − Cs. Le test de

faisabilité nécessaire et suffisant basé sur l’utilisation du processeur pour les systèmes

avec Di ≤ Ti, présenté dans le chapitre 3, est alors valable. Il en résulte que l’utilisation

maximale du processeur en présence d’un DS est plus faible qu’avec un PS de même

période et même capacité, puisque le test de faisabilité est plus pessimiste. C’est le prix à

payer pour offrir de meilleurs temps de réponse aux tâches apériodiques.

La figure 4.2(d) page 57 illustre l’utilisation d’un DS.

4.4.1 Contrôle d’admission

Comme le PS, le DS peut servir à exécuter des tâches apériodiques possédant des

échéances souples. Dans ce cas, il faut fournir un test d’ordonnançabilité en ligne pour les

tâches apériodiques.

Nous reprenons les mêmes notations que pour le contrôle d’admission des tâches trai-

tées par un PS. Dans un premier temps, nous considérons toujours le cas d’une seule tâche

Ja. Lorsque Ja survient, trois cas de figures sont possibles :

1. Ca ≤ cs(ra), alors Ja termine au temps fa = ra + Ca ;

2. Ca > cs(ra) avec cs(ra) inférieure au temps restant avant la prochaine activation du

serveur, dans ce cas la portion de Ca exécutée par l’instance courante du serveur est

∆a = cs(ra) ;

3. Ca > cs(ra), mais le serveur va être réactivé, et donc sa capacité rechargée avant

que cs(ra) soit complètement consommée ; dans ce cas la portion de Ca exécutée par

l’instance courante du serveur est ∆a = GaTs − ra.

Dans les cas 2) et 3), la portion de Ca exécutée par l’instance courante du serveur est

donnée par l’équation 4.6.

∆a = min(cs(ra), GaTs − ra) (4.6)
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La date de terminaison de Ja, fa, est alors donnée par l’équation 4.7.

fa =

{

ra + Ca si Ca ≤ cs(ra)

(Fa + Ga)Ts + Ra sinon.

avec































Fa =

⌈

Ca −∆a

Cs

⌉

− 1

Ga =

⌈

ra

Ts

⌉

Ra = Ca −∆a − FaCs

(4.7)

On peut étendre ce résultat pour un serveur traitant une quantité non bornée de

requêtes en remplaçant dans les équations 4.6 et 4.7 Ca par Cape représentant la quantité

de travail apériodique à fournir avant la fin de Ja. Comme pour le PS, si une priorité est

affectée aux tâches apériodiques, il faudra revérifier l’ordonnançabilité de toutes les tâches

moins prioritaires que Ja, alors que si le serveur traite les tâches dans leur ordre d’arrivée,

une tâche admise l’est définitivement.

4.4.2 Gestion de ressources partagées

Les remarques concernant le partage de ressources entre tâches périodiques et tâches

apériodiques que nous avons faites sur le PS sont également valables pour l’étude du DS.

Toutefois, lorsqu’une tâche apériodique servie par un DS demande un verrou et que la

capacité restante, cr, du serveur est inférieure à la longueur de sa section critique, c, il

convient de distinguer deux cas. Soit la prochaine période du serveur intervient avant

l’épuisement de la capacité restante, soit elle intervient plus tard. Dans le premier cas, et

si c ≤ cr + Cs, le verrou pourra être accordé à la tâche. Dans ce cas, dans le scénario le

moins favorable, le temps de blocage maximal pouvant être infligé par le serveur sur une

tâche partageant des ressources avec une tâche apériodique est égal à deux fois la capacité

du serveur.

4.5 Vol de temps creux statique

Les algorithmes de vol de temps creux ont été introduits par Lehoczky et Ramos-

Thuel dans [LRT92] et étendus aux tâches sporadiques temps réel dur dans [RTL93].

L’idée de départ est simple : puisque l’on veut seulement garantir qu’une tâche critique

termine avant son échéance, mais que l’on souhaite qu’une tâche apériodique soit terminée

le plus vite possible, alors si on peut calculer le retard maximal que chaque tâche pério-

dique peut subir sans que cela n’entraine le dépassement de son échéance, ce retard peut

être mis à profit pour l’exécution au plus tôt des tâches apériodiques. Le vol de temps

creux se distingue de l’approche des serveurs par l’absence de réservation de ressource.
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Ti Di Ci

τ1 5 5 1
τ2 8 7 2
τs 5 ∅ 2
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Fig. 4.2 – Comparaisons BS, PS et DS
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On essaye d’utiliser le plus tôt possible les futurs temps d’innocupation du processeur.

Un voleur de temps creux est composé de deux éléments : un algorithme permettant

de calculer le retard maximal que peut subir chaque tâche périodique à un instant t,

et un algorithme qui utilise cette donnée pour ordonnancer les tâches apériodiques. Le

mécanisme proposé dans [LRT92] repose sur un calcul statique de fonctions associant à

un instant le retard maximal de chaque tâche.

4.5.1 Calculs hors ligne

La première étape consiste à calculer de façon statique la laxité du processeur en

fonction du temps. La laxité du processeur au temps t est la durée pendant laquelle il

peut suspendre tout traitement sans qu’aucune tâche ne rate son échéance. La fonction

de laxité est une fonction croissante en escalier. On la note S(t).

Pour obtenir cette fonction, il faut commencer par calculer les fonctions de laxité du

processeur à chaque niveau de priorité, notées Si(t). La laxité du processeur au niveau de

priorité i au temps t, encore appelée laxité de niveau i, est définie ici comme la somme de

travail supplémentaire qui aurait pu être acceptée au niveau de priorité i dans l’intervalle

[0, t] sans qu’aucune tâches de niveau de priorité i ne rate d’échéance.

Pour que le processeur puisse se suspendre, il faut qu’il existe de la laxité pour tous

les niveaux de priorité, on a donc la propriété 4.8.

S(t) = min
1≤k≤n

Sk(t) (4.8)

Les fonctions Si(t) sont des fonctions croissantes en escalier. Croissantes car la laxité

du processeur au niveau i est ici définie de manière cumulative, depuis l’instant initial.

Les marches correspondent à l’échéance de chaque requête de la tâche, car à ces dates il

est possible d’accepter plus de travail, puisque la contrainte de l’échéance à respecter se

déplace dans le temps vers la prochaine échéance.

Pour calculer les Si(t), on utilise l’équation 4.9, dans laquelle dij est l’échéance absolue

de l’instance j de la tâche i, Sij est la valeur de la marche de l’escalier de Si(t) corres-

pondant à l’instance j de la tâche i et Pi(t) est la somme du travail périodique de priorité

supérieur ou égal à i demandé à l’instant t (non inclus). Cette formule est en fait dérivée

du test nécessaire et suffisant de faisabilité présenté dans le chapitre 3.

min
0≤t≤dij

{Sij + Pi(t) = t} (4.9)

4.5.2 Partie dynamique

Durant l’exécution du système, des accumulateurs sont mis en place, qui gardent en

mémoire la somme de travail apériodique effectué ainsi que la durée d’inactivité de niveau i

(le temps processeur utilisé à un niveau de priorité inférieur à i plus le temps d’inactivité
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du processeur) pour chaque niveau de priorité. Ces accumulateurs sont réinitialisés au

début de chaque hyperpériode (plus petit commun multiple des périodes)∗. On note A la

somme de travail apériodique et Ii le temps d’inactivité de niveau i.

Pour mettre à jour ces accumulateurs, à chaque fois que le processeur commence une

activité a au temps t1 pour la finir ou la suspendre au temps t2 :

– si a est une tâche apériodique, on ajoute t2 − t1 à A ;

– si a est la tâche périodique de plus haute priorité (τ1), on ne fait rien ;

– si a est une tâche périodique de priorité i, on ajoute t2 − t1 à I1, ..., Ii−1 ;

– si a correspond à une inactivité du processeur, on ajoute t2 − t1 à Ii pour tout i.

À l’instant t, la laxité du processeur est donnée par l’équation 4.10.

S(t) = min
1≤i≤n

(Si(t)− Ii)−A (4.10)

Il faut en effet retrancher le temps d’inactivité au temps total disponible, ainsi que

le temps déjà consommé. On remarque que seules les fonctions de laxité par niveau sont

nécessaires. Le calcul devant être fait pour chaque tâche, il s’effectue en temps linéaire en

nombre de tâches.

Il reste à déterminer à quel instant calculer la laxité. Comme du temps utile supplé-

mentaire ne peut être obtenu que lorsqu’une tâche périodique termine une instance (dans

l’hypothèse où du trafic apériodique est toujours demandé, les paliers de la fonction S(t)

correspondent aux échéances des tâches périodiques), il convient de calculer la laxité lors-

qu’une tâche apériodique arrive alors que la file des apériodiques en attente est vide et

lorsqu’une tâche périodique se termine alors que cette même file n’est pas vide.

4.5.3 Implantabilité et optimalité

Optimalité Cet algorithme a d’abord été considéré comme optimal pour le problème

général de minimisation des temps de réponse des tâches apériodiques (en ordonnancement

préemptif non oisif à priorités fixes). En effet, il permet de démarrer instantanément

la tâche apériodique lorsqu’elle survient, et pour le temps maximal au delà duquel un

dépassement d’échéance serait provoqué. Pourtant, il a été montré par la suite [TLS96]

que l’utilisation au plus tôt des temps creux n’avait pas forcément pour conséquence de

minimiser le temps de réponse des tâches. La figure 4.3 page suivante présente un contre

exemple. Les auteurs montrent également que seul un algorithme clairvoyant, connaissant

le modèle d’arrivée des tâches apériodiques, peut résoudre de façon optimale le problème

de la minimisation des temps de réponse de toutes les tâches apériodiques. Le vol de temps

creux donne toutefois la valeur exacte de la laxité du système au plus tôt.

Implantabilité Le principal inconvénient de cette technique est qu’elle nécessite de

garder en mémoire un grand nombre de données, nombre qui dépend de la taille de
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est servi au temps 15 en bas, alors qu’il faut attendre l’instant 20 en haut.
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l’hyperpériode. Cette hyperpériode peut vite devenir très grande, dès que l’on considère

plus d’une dizaine de tâches périodiques.

D’autre part, les auteurs ne proposent pas d’intégrer les temps de blocage dans le

calculs des fonctions de laxité. Cet algorithme en l’état ne fonctionne donc pas avec des

systèmes de tâches périodiques partageant des ressources.

Par ailleurs, si le système est composé pour partie de tâches sporadiques temps réel dur,

il n’est pas possible de récupérer le temps non utilisé par une tâche sporadique qui arrive

plus tard que sa date d’activation au plus tôt pour le traitement des tâches apériodiques.

Ce problème est résolu dans [RTL93].

Comme le calcul des fonctions de laxité pour chaque niveau de priorité s’effectue hors

ligne, il est également impossible d’y intégrer le temps non utilisé par une exécution plus

rapide que prévu d’une tâche périodique. De façon générale, tout événement dynamique

modifiant la laxité d’une tâche ne peut être pris en compte.

La complexité de la partie en ligne dépend du trafic apériodique, puisque la laxité doit

être recalculée (O(n)) à chaque fin de tâche périodique si la file des apériodiques n’est pas

vide et à chaque arrivée de tâches apériodiques si la file est vide. On pourrait proposer

une solution approchée qui recalcule systématiquement la laxité à chaque fin de tâche

périodique, et uniquement à ce moment là, ce qui permet d’inclure le coût du calcul dans

le coût des tâches périodiques. Ou bien, comme le proposent Davis, Tindell et Burns

dans [DTB93], ajouter une tâche périodique chargée du calcul de la laxité.

4.6 Vol de temps creux dynamique

Le vol de temps creux présenté par Lehockzy et Ramos-Thuel se sert, comme on

l’a vu, du calcul hors ligne des fonctions de laxité (cumulée) des tâches sur l’ensemble

de l’hyperpériode. Cette solution, améliorée, permet de voler du temps creux à des tâches

sporadiques temps réel dur, mais exclut de considérer une gigue d’activation pour les

tâches périodiques ou encore des systèmes avec des ressources partagées entre tâches. De

plus, le passage à l’échelle sur des systèmes comprenant un grand nombre de tâches est

délicat en raison de la complexité en mémoire.

Davis, Tindell et Burns proposent dans [DTB93] un autre algorithme de vol de

temps creux, qui permet de calculer la laxité dynamiquement, et par conséquent de prendre

en compte les particularités des cas ci-dessus.

4.6.1 Notations

– X0 : équivalent à max(0, X) ;

– lp(i) : priorités plus faibles ou équivalentes à i (i.e. {k ∈ N\k ≥ i}) ;

– hp(i) : priorités plus fortes que i (i.e. {k ∈ N\k < i}) ;

– li(t) : la date de la dernière activation de la tâche τi ;
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– xi(t) : la date de la prochaine activation de la tâche τi ;

– di(t) : la date de la prochaine échéance de la tâche τi ;

– ci(t) : le temps d’exécution restant pour l’instance courante de la tâche τi ;

– Si(t) : la laxité du processeur au niveau de priorité i au temps t ou encore les

temps creux disponibles à la priorité i dans l’intervalle [t, di(t)[, c’est-à-dire le temps

disponible dans cet intervalle pour des tâches de priorités inférieures à i ;

– S(t) : la laxité du processeur au temps t, soit le temps disponible à l’instant t à la

plus haute priorité pour que toutes les tâches respectent leur échéance.

Notons que dans le cas d’une tâche sporadique, si elle n’est pas active, xi(t) et di(t)

sont donnés dans l’hypothèse où la tâche arrive à sa fréquence maximale.

4.6.2 Calcul des temps creux à chaque niveau de priorité

L’algorithme de vol de temps creux dynamique repose sur le calcul au temps t à

chaque niveau de priorité i de Si(t), la durée pendant laquelle la tâche de priorité i peut

être suspendue avant qu’elle ne rate une échéance. Cette durée est en fait équivalente au

nombre d’unités de temps non utilisées à une priorité supérieure ou égale à i entre t et la

prochaine échéance de τi.

Pour servir une tâche à la plus haute priorité en garantissant les échéances de toutes

les tâches temps réel dur, il faut que Si(t) soit non nul pour tous les niveaux de priorité.

La quantité de temps creux « volable », c’est-à-dire disponible immédiatement pour un

service à la plus haute priorité, est alors S(t) = min∀i Si(t).

Alg. 3 Déterminer Si(t)

1: Si(t)← 0
2: wm+1

i (t)← 0
3: repeat
4: wm

i (t)← wm+1
i (t)

5: wm+1
i (t)← Si(t) +

∑

∀j≤i

(

cj(t) +

⌈

(wm
i (t)− xj(t))0

Tj

⌉

Cj

)

6: if wm
i (t) = wm+1

i (t) then
7: Si(t)← Si(t) + νi(t, w

m
i (t))

8: wm+1
i (t)← wm+1

i (t) + νi(t, w
m
i (t)) + ε

9: end if
10: until wi(t)

m+1 ≤ di(t)
11: return Si(t)

À partir de ces données, l’algorithme 3 permet de calculer Si(t). Cet algorithme repose

sur le constat que l’intervalle d’étude, [t, di(t)[, peut être vu comme une succession de

périodes d’activité de niveau supérieur ou égal à i suivies de périodes d’activité de niveau

inférieur à i. L’algorithme calcul alors wm+1
i (t) le prochain point d’inactivité (au niveau

i) du processeur, puis νi(t, w
m+1
i (t)) la durée de cette inactivité qui sera ajoutée au temps
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creux de niveau i en cours de calcul, puis le prochain point d’inactivité et ainsi de suite.

La durée de l’inactivité est donnée par l’équation 4.11.

νi(t, wi(t)) = min

(

(di(t)− wi(t))0 , min
∀j≥i

(⌈

wi(t)− xj(t)

Tj

⌉

0

Tj + xj(t)− wi(t)

))

(4.11)

4.6.3 Algorithme de vol de temps creux dynamique

Dans la version statique du vol de temps creux, les tâches temps réel souple apé-

riodiques sont exécutées à la priorité maximale lorsque du temps creux est disponible à

tous les niveaux de priorité. Cette approche n’est plus possible ici car on veut prendre en

compte les systèmes acceptant des tâches temps réel dur sporadiques. En effet s’il existe

une tâche sporadique de très haute priorité avec une échéance égale à son coût et une

très forte fréquence d’arrivée, il n’y aura jamais de temps creux disponible alors que cette

tâche peut ne jamais survenir.

La version dynamique de l’algorithme consiste donc, lorsqu’une tâche temps réel souple

Ja arrive, à calculer les temps creux disponibles à chaque niveau de priorité inférieur ou

égal à k, où k est la priorité de la tâche temps réel dur exécutable la plus prioritaire. Une

tâche est exécutable lorsqu’elle a été activée et placée dans la file d’attente de l’ordonnan-

ceur. S’il existe des temps creux à tous ces niveaux de priorité, la tâche temps réel souple

peut préempter la tâche de priorité k. La condition pour ordonnancer Ja à la priorité k

est donnée par l’équation 4.12. La tâche devra être interrompue (ou la quantité de temps

creux recalculée) après min∀i≥k Si(t) unités de temps (ut).

min
∀i≥k

Si(t) > 0 (4.12)

Cet algorithme nécessite potentiellement de recalculer les temps creux disponibles à

tous les niveaux de priorité à chaque unité de temps. Ce n’est évidemment pas envisageable

en pratique. Pour réduire les opérations nécessaires, on va maintenant chercher à exprimer

les temps creux disponibles au temps t′ en fonction des temps creux disponibles au temps

t. Pour cela, il faut analyser les situations qui font varier la quantité de temps creux

disponible.

Le premier cas de figure est celui où aucune tâche temps réel dur ne termine son

exécution dans l’intervalle [t, t′[. Il existe trois possibilités : soit le processeur est en train

d’exécuter des tâches temps réel souple, soit il est inactif, soit il exécute la tâche temps

réel dur τi. S’il est inactif ou s’il exécute des tâches temps réel souple, alors les temps

creux disponibles à tous les niveaux de priorité sont réduits de (t′ − t). En revanche, s’il

exécute τi, il est par définition inactif aux priorités plus fortes, et par conséquent les temps

creux disponibles à tous les niveaux de priorité supérieurs à i (tous les k tels que k < i)

sont réduits de (t− t′).

Le deuxième cas de figure est celui où une tâche temps réel dur, τi, termine son exécu-

tion à l’instant t′′ dans l’intervalle [t, t′[. Tous les temps d’inactivité de niveau i présents
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dans [t, di(t)[, avec di(t) ≥ t′′, le seront également dans l’intervalle [t, di(t)+Ti[= [t, di(t
′′)[,

c’est-à-dire le nouvel intervalle à considérer pour le calcul des temps creux de niveau i.

Par conséquent, la terminaison de τi ne peut pas diminuer la quantité de temps creux

disponible, au contraire, cette dernière peut augmenter. Il faut donc recalculer les temps

creux de niveau i chaque fois que la tâche τi termine une exécution. Afin de diminuer le

coût du calcul, on peut initialiser la récurrence avec Si(t
′′) = Si(t).

La procédure est alors :

1. si aucune tâche temps réel dur ne termine dans [t, t′[ :

(a) si le processeur est inactif ou en train d’exécuter des tâches temps réel souple

on applique la formule 4.13,

∀j > 1 : Sj(t
′) = Sj(t)− (t′ − t) (4.13)

(b) si le processeur est occupé par la tâche temps réel dur τi on applique la formule

4.14,

∀j < i : Sj(t
′) = Sj(t)− (t′ − t) (4.14)

2. si la tâche temps réel dur τi termine à l’instant t′′ ∈ [t, t′[, il faut calculer Si(t
′′) avec

l’algorithme 3 en prenant Si(t
′′) = Si(t) comme valeur initiale.

Autrement dit, Si(t) diminue chaque fois que le processeur est occupé par une priorité

inférieure à i et doit être recalculé lorsque le traitement d’une requête de τi se termine.

4.6.4 Influence des tâches sporadiques

Lorsque l’on souhaite prendre en compte dans le système des tâches sporadiques temps

réel dur, un nouveau facteur qui peut modifier la quantité de temps creux disponible est

introduit : les tâches sporadiques qui n’arrivent pas à leur fréquence maximale. Si la tâche

τi n’est pas arrivée à l’instant t2 alors qu’elle aurait pu arriver dès l’instant t1, on a

di(t1) = t1 + Di et di(t2) = t2 + Di. Il en résulte Si(t2) > Si(t1). Les équations 4.13 et

4.14 donnent une borne minimale pour Si(t2) mais la valeur exacte reste à calculer avec

l’algorithme 3 (que l’on peut initialiser avec la valeur de Si(t1)).

Si l’on veut utiliser la valeur exacte de Si(ti), et que τi n’arrive jamais, il faut donc

potentiellement la recalculer à chaque unité de temps.

4.6.5 Temps d’exécutions stochastiques

Lorsqu’une tâche termine son exécution en moins de temps que son pire temps d’exé-

cution, du temps libre apparait dans le système, car l’analyse de faisabilité garantit son
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ordonnançabilité dans le cas où toutes les tâches consomment la totalité de leur coût. On

appelle gain le temps libéré par la terminaison précoce d’une tâche.

Pour identifier ce gain le plus tôt possible, on peut jalonner les tâches de bornes et

mesurer le pire temps d’exécution entre les bornes. Ainsi, du gain peut être identifié a

chaque borne durant l’exécution de la tâche [DSZ90, Aud93].

Il est très facile de modifier le vol de temps creux pour pouvoir tirer partie du temps

inutilisé lorsque les tâches temps réel dur s’exécutent avec un coût inférieur à leur pire

temps d’exécution (Ci). En fait, le gain, c’est-à-dire la différence entre le pire coût et le

coût réel, peut être ajouté directement à Sj(t) pour tout j supérieur ou égal à i [LRT92].

4.6.6 Gigues d’activation

Si une tâche τi est sujette à une gigue d’activation Ji, il suffit de ne prendre en compte

que sa date d’arrivée au plus tôt. On modifie alors le calcul de xi(t), ce qui donne xi(t) =

(li(t) + Ti − Ji)0.

4.6.7 Gestion de ressources partagées

Jusqu’à présent, nous avons supposé que les tâches ne partageaient pas de ressources, et

ne subissaient donc pas blocages. Nous relâchons cette hypothèse dans cette sous section.

Partage de ressources entre tâches temps réel dur Nous considérons dans un

premier temps l’influence du partage de ressource entre deux tâches temps réel dur sur le

calcul de la quantité de temps creux disponible.

Chaque tâche τi peut donc pour chacune de ses invocations subir un temps de blocage

borné par Bi, comme spécifié dans le modèle de tâche 3 où les tâches sont caractérisées

par le sextuplet (ri, Ji, Ti, Ci, Bi, Di).

La laxité de la tâche τi, donnée par l’algorithme 3 doit alors être décrémentée de Bi.

La condition pour ordonnancer Ja à la priorité k donnée par l’équation 4.12 devient :

min
∀i≥k

(Si(t)−Bi) > 0 (4.15)

Notons alors que l’algorithme ne donne plus la valeur exacte de la quantité de temps

creux disponible, mais une borne, puisque Bi est le temps de blocage maximal. Davis

propose une méthode dynamique pour obtenir une borne plus précise, notée bi(t), qui se

base sur l’hypothèse de l’utilisation du protocole PCP.

Partage de ressources entre tâches temps réel dur et tâches temps réel souple

Comme l’exécution des tâches temps réel souple ne doit pas modifier la faisabilité du

système de tâche, si on autorise une tâche apériodique à prendre un verrou, il faut s’assurer

qu’elle le relâche avant d’être préemptée. Autrement dit, il faut s’assurer que la laxité est
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supérieure au temps de blocage maximal d’une tâche apériodique avant d’autoriser son

exécution.

La condition pour ordonnancer Ja à la priorité k donnée par l’équation 4.12 devient :

min
∀i≥k

(Si(t)−Bi) > Ba (4.16)

où Ba désigne le temps de blocage maximale de Ja donné par l’algorithme utilisé pour

borner les inversions de priorité.

4.7 Vol de temps creux approché

Dans sa thèse de doctorat [Dav95], Davis propose deux algorithmes pour calculer une

borne minimale sur la quantité de temps creux disponible, et en tire trois procédures,

dont l’une est paramétrable, pour voler du temps creux avec une complexité réaliste.

4.7.1 Approximation statique des temps creux

Cette approximation repose sur le temps entre la terminaison et l’échéance de la pro-

chaine activation d’une tâche τi, intervalle de temps que l’on note δ.

Si on dispose d’une fonction SC
i (δ), qui à un intervalle associe la quantité de temps

libre au niveau de priorité i, alors on peut facilement donner une borne minimale sur la

quantité de temps creux dans le système à l’instant t.

En effet, à la fin d’une instance de τi, la quantité de temps creux disponible au niveau

i est précisément SC
i (δ).

On peut alors faire une estimation pire cas de la fonction SC
i (δ). Lorsque la tâche τi se

termine, aucune tâche plus prioritaire ne peut être active par définition. Par conséquent

le pire scénario est celui où toutes les tâches plus prioritaires sont activées au moment où

τi termine.

De plus, δ est compris dans l’intervalle [Ti, Di + Ti], correspondant à la date de termi-

naison au plus tôt et au plus tard d’une instance de τi.

SC
i (δ) est alors équivalent à la quantité de temps libre au niveau i dans l’intervalle

[0, δ[ avec le scénario pire cas d’activation au temps 0, et une seule activation de τi.

La figure 4.4 présente un exemple issu de [Dav95]. Les paramètres des tâches pério-

diques sont donnés par le tableau 4.4(a). On veut estimer SC
3 (δ) où δ peut prendre les

valeurs entre T3 et T3 + D3, c’est-à-dire dans l’intervalle [15, 27]. On construit alors la

table 4.4(c). Les valeurs numériques entourées d’un cercle sur le diagramme indiquent le

nombre d’unités de temps non utilisées aux priorités plus fortes que 3 entre la fin de l’exé-

cution de la première instance de τ3 (7) et sa prochaine échéance (27). Elles permettent

de comprendre comment la table est construite.

L’algorithme qui utilise cette évaluation des temps creux s’appelle Static Approximate

Slack Stealing (SASS)∗.
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Priorité Période Échéance Coût
τ1 forte 5 5 1
τ2 moyenne 8 7 2
τ3 basse 15 12 3

(a) Données

�� �� ���� �� ���� �� ��

������ ������ ���� ������

���� �� ������2 3 4 51 976 8 10

τ1

τ2

τ3

d3(0)
0 5 10 15 20 25 30

(b) Diagramme d’exécution

δ 15 16 17 18 19 20 21 22 23 24 25 26 27
SC

3 (δ) 5 5 5 5 6 7 7 8 9 10 10 10 10
(c) Table des SC

3
(δ)

Fig. 4.4 – Approximation statique de SC
i (δ)

4.7.2 Approximation dynamique des temps creux

Rappelons que la quantité de temps creux disponible au niveau i au temps t, Si(t),

est égale au nombre d’unités de temps inutilisé au niveau i dans l’intervalle [t, di(t)[. La

quantité de temps creux utilisable à la plus haute priorité est alors le minimum des Si(t)

pour tout i.

Pour estimer cette quantité, on va calculer Ij
i (a, b) l’interférence subie par τj causée

par τi, une tâche plus prioritaire, dans l’intervalle [a, b]. Cette interférence est donnée par

l’équation 4.17.

Ij
i (a, b) = ci(t) + fi(a, b)Ci + min(Ci, (b− xi(a)− fi(a, b)Ti)0) (4.17)

La fonction fi(a, b) retourne le nombre de requêtes de τi qui peuvent commencer et

s’exécuter complètement dans l’intervalle [a, b]. L’équation 4.18 permet de la calculer.

fi(a, b) =

⌊

b− xi(a)

Ti

⌋

0

(4.18)

L’interférence de τi dans l’intervalle [a, b] est alors constituée de la quantité de calcul

restant à traiter pour terminer l’éventuelle requête en cours, de fi(a, b) requêtes complètes

et d’une dernière requête éventuellement incomplète.

Une borne minimale sur la quantité de temps creux au niveau i est alors donnée par
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la longueur de l’intervalle d’étude, di(t)− t, moins la somme des interférences venant des

tâches de priorité supérieure ou égale à i sur cet intervalle. Elle est donnée par l’équation

4.19.

Si(t) =

(

di(t)− t−
∑

∀j≤i

I i
j(t, di(t))

)

0

(4.19)

L’interférence d’une tâche se calcule en temps constant. L’interférence totale, et par

conséquent Si(t), peut donc être estimée en temps linéaire. Par conséquent, une borne

sur la quantité de temps creux disponible à la plus haute priorité s’obtient en temps

quadratique.

Comme pour l’algorithme exact, Si(t) n’a besoin d’être recalculé que lorsqu’une requête

de τi termine son exécution. Aux autres instants, Si(t) diminue de dt si le processeur a

été occupé pendant une durée dt avec une tâche de priorité inférieure, et reste constante

sinon. Ceci permet d’obtenir la borne sur la quantité de temps creux en temps linéaire à

condition d’ajouter des opérations également en temps linéaire à chaque changement de

contexte.

L’approximation vient du fait que l’on considère l’interférence maximale qu’une tâche

plus prioritaire va pouvoir causer. Or si cette tâche n’est elle même pas la plus priori-

taire, elle va subir une interférence qui sera déjà prise en compte lorsque l’on somme les

interférences venant de toutes les tâches plus prioritaires.

Alg. 4 Échéance effective de τi

ei ← di(t)
for all j < i do

if xj(t) + fj(t, ei)Tj + Cj ≥ ei then
ei ← xj(t) + fj(t, ei)Tj

end if
end for
return ei

L’effet de bord peut être diminué en calculant ei, l’échéance effective de τi c’est-à-dire

la date à partir de laquelle le processeur ne sera plus occupé que par des tâches de priorité

supérieure à i jusqu’à la prochaine échéance de τi. La procédure 4 permet de calculer ei

en temps linéaire. Cette procédure examine tour à tour toutes les tâches τj de plus forte

priorité que τi. Si la date de terminaison au plus tôt de la dernière instance de τj activée

dans l’intervalle d’étude est plus grande que ei, alors on sait qu’entre la dernière activation

de τj et ei, le processeur sera occupé à traiter des tâche plus prioritaires que τi. On peut

donc assigner cette valeur à ei. L’intervalle d’étude pour calculer Si(t) devient alors [t, ei[.

L’algorithme qui utilise cette évaluation des temps creux s’appelle Dynamic Approxi-

mate Slack Stealing (DASS)∗, avec ou sans l’amélioration apportée par le calcul de l’échéance

effective.



Deuxième partie

Java pour le temps réel

69





71

Java est un langage de programmation fortement orienté objet développé par Sun

Microsystems dont la première version est parue en 1995. Ce langage a la spécificité d’être

semi compilé dans un langage assembleur simplifié appelé bytecode∗. Ce code n’est pas

directement exécutable par un processeur traditionnel, mais peut être interprété par une

machine virtuelle Java (JVM)∗. Ceci permet à un programme écrit en Java et compilé

en bytecode d’être exécuté sur n’importe quelle architecture, pourvu qu’une JVM y soit

présente. La philosophie qui a fait naitre Java est souvent résumée par le slogan Write

Once, Run Anywhere (WORA)∗ : écrivez une seule fois, exécutez partout.

Cette JVM gère également automatiquement la mémoire au travers d’un mécanisme

appelé ramasse miette ou Garbage Collector (GC)∗. Cette gestion automatique simplifie

énormément le travail du programmeur et permet d’éviter un grand nombre d’erreurs.

En s’associant à la très grande portabilité du langage elle a assuré à Java une très forte

popularité.

Depuis sa version 2, Java est décliné sous plusieurs variantes selon le type d’architecture

visé : Java Micro Edition (ME) pour les environnements disposant de peu de ressources,

Java Standard Edition (SE) pour les machines de bureau et Java Enterprise Edition (EE)

ciblant les applications distribuées et la programmation web.

Depuis mai 2007, Java est entièrement disponible sous la licence GPL, et est donc un

logiciel libre.

Toutes ces caractéristiques ainsi que l’existence de nombreux environnements de dé-

veloppement intégrés (IDE)∗ performants comme la plateforme Eclipse ont permis de

réduire les coûts de développement des logiciels. C’est donc naturellement qu’il intéresse

aujourd’hui les communautés de développeurs d’applications embarquées et temps réel.
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Chapitre 5

Java n’est pas un langage pour le

temps réel

Les nombreux avantages qui ont permis à Java de s’imposer dans de nombreuses

branches de l’informatique lui ont valu un intérêt particulier de la part des concepteurs

de systèmes temps réel. Pourtant Java n’est pas adapté à la programmation temps réel,

principalement pour les raisons suivantes :

– la mémoire est gérée automatiquement par un GC ;

– l’ordonnancement ne respecte pas les priorités ;

– les inversions de priorité dues aux synchronisations ne sont pas bornées ;

– il n’y a pas de mécanisme de contrôle de charge ;

– des optimisations dynamiques sont mises en œuvre.

5.1 La gestion de la mémoire

Un programme informatique a besoin de se voir allouer une part de la mémoire du

système pour stocker les structures de donnée qu’il utilise. Pour cela, un exécutable peut

demander au système de lui réserver une plage d’adresses mémoire qu’il sera seul à utiliser.

C’est l’allocation.

Si le programme est amené à s’exécuter longtemps, et s’il peut redemander de la

mémoire durant son cycle de vie (allocation dynamique), il devient nécessaire de libérer

les zones mémoires réservées qui ne seront plus utilisées.

En langage C, le programmeur peut obtenir de la mémoire de façon statique en utilisant

des structures de donnée de tailles fixées avant la compilation, ou faire appel explicitement

à une primitive d’allocation de mémoire, qui lui retourne un pointeur. Dans ce cas, c’est

à lui de veiller à libérer la mémoire pointée lorsqu’elle n’est plus utile. S’il oublie cette

étape, et si le pointeur vers la zone mémoire allouée disparait du contexte d’exécution,

il n’y a plus de moyen de libérer la mémoire avant la terminaison du programme : c’est

une fuite de mémoire. Les fuites de mémoire sont la source de nombreux bogues célèbres
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y compris dans des systèmes dont la mise en œuvre a profité de moyens importants. Les

bogues liés à la gestion de la mémoire sont en effet difficiles à détecter et il est rarement

aisé d’en retrouver l’origine.

En Java, de la mémoire est allouée pour la JVM qui va la répartir entre les applications

Java qu’elle héberge. Les objets sont alloués dans une structure de donnée de type tas.

Les champs d’une classe qui ne sont pas des types primitifs du langage (int, boolean,

float . . .) sont des références vers une autre partie du tas où se trouve l’objet modélisant

le champ.

En plus du tas, une pile contenant des références vers les objets manipulés est créée

lorsqu’une méthode est invoquée. Cette pile est détruite, ainsi que les références qu’elle

contient, lorsque la méthode se termine, et une référence sur l’objet représentant le retour

de la méthode est placée sur la pile de la méthode appelante. Il peut ainsi arriver qu’il

n’existe plus aucune référence vers un objet, qui occupe pourtant de la mémoire.

Les objets sont construits explicitement par un appel à leur constructeur (mot clé new),

mais il n’existe pas de destructeurs, comme en C++, ni de primitive permettant de libérer

la mémoire associée à un objet. C’est la machine virtuelle qui se charge de rechercher les

objets du tas qui ne sont plus accessibles et de les détruire. Un objet est accessible si une

référence sur celui-ci est présente sur une pile ou possédée par un autre objet accessible.

Un processus léger particulier, le GC, est responsable de rechercher ces objets. Durant

cette collecte automatique, le GC peut préempter toutes les autres tâches pour une durée

non bornée, car la complexité de l’algorithme dépend entre autre de l’état de la mémoire,

de la taille du tas et du nombre de références cycliques. Ceci n’est pas acceptable pour un

système temps réel dur, puisque l’exécution du GC n’est pas intégrable dans l’analyse de

faisabilité.

Le programmeur Java n’a pas à se soucier du nettoyage de la mémoire, ce qui permet

d’éviter de nombreuses erreurs de développement difficiles et coûteuses à détecter. Si c’est

une caractéristique qui a grandement contribué à rendre ce langage populaire, elle parait

incompatible avec une approche temps réel dur.

Les solutions possibles Trois approches, qui peuvent d’ailleurs être combinées, sont

possibles pour résoudre ce problème :

1. Ne pas nettoyer la mémoire, c’est-à-dire désactiver le GC. La spécification d’une ma-

chine virtuelle Java n’impose en effet pas que la mémoire allouée par le programme

soit libérée avant la fin de son exécution. Si cette solution est retenue, il faudra

veiller à créer le minimum d’objets temporaires.

2. Changer l’algorithme du GC pour permettre qu’il soit préempté immédiatement

sans laisser la mémoire dans un état incohérent. On parle alors de GC temps réel

(RT-GC)∗. Le lecteur intéressé par les algorithmes de GC temps réel pourra consulter

[Sie02]
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3. Modifier la spécification de la machine virtuelle pour ajouter de nouvelles zones de

mémoire non gérées par un GC.

5.2 Non respect des priorités

Java propose en théorie jusqu’à dix niveaux de priorité. Pourtant, rien dans la spécifi-

cation de la JVM ne prévoit que ces priorités soient utilisées pour l’ordonnancement. En

pratique les processus légers (threads)∗ sont même souvent des threads de l’OS sous-jacent,

ordonnancés par celui-ci. La priorité affectée au thread par Java pourra éventuellement

être utilisée lors de la construction du thread système correspondant pour paramétrer

l’algorithme de Round Robin (RR) utilisé par la plupart des OSs, mais sans aucune obli-

gation ni aucune précision sur la manière d’utiliser cette valeur de priorité. Ceci n’est pas

compatible avec une approche temps réel.

Les solutions possibles Utiliser une machine virtuelle qui ordonnance les threads selon

une politique temps réel est l’unique solution. Cela suppose également que l’OS sur lequel

tourne la machine virtuelle implante cette politique. Cela pose toutefois un vrai problème

de compatibilité ascendante des programmes et des API∗ Java. En effet, la majorité des

applications concurrentes développées sont testées dans un contexte où l’ordonnancement

empêche les situations de famine. Même si cela n’est pas spécifié par le langage, les déve-

loppeurs Java présument bien souvent que l’ordonnanceur est basé sur un RR. Si l’on veut

pouvoir exécuter des programmes Java normaux sur la même JVM que des programmes

temps réel, il faudra alors permettre le choix de la politique d’ordonnancement.

5.3 Inversion de priorités

Une inversion de priorité se produit lorsqu’une tâche de forte priorité τh est bloquée

par une tâche de faible priorité τl car elles partagent une ressource. Par exemple dans

le scénario suivant : τl est la seule tâche activée et commence à utiliser la ressource

partagée. Elle obtient un verrou sur la ressource. Lorsque τh est activée, elle préempte τl,

mais lorsqu’elle veut utiliser la ressource, elle est mise en attente car le verrou est détenu

par τl. On a bien une inversion des priorités puisque τh doit attendre la fin de l’exécution

d’une tâche moins prioritaire τl.

Ce scénario ne pose aucune difficulté particulière, puisque l’on peut borner le temps

de blocage. Pourtant, si l’on rajoute une tâche de priorité intermédiaire τm activée en

même temps que τh le problème se complique. Dans ce cas, lorsque τh sera bloquée par

sa demande de la ressource occupée par τl, la tâche active de plus forte priorité sera τm,

et c’est donc elle qui va occuper le processeur, bien qu’elle ne partage aucune ressource

avec τh et qu’elle soit moins prioritaire. Dans ce cas il n’y plus aucun moyen de borner le

temps d’attente de τh : on parle d’inversion de priorité non bornée.
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Les solutions possibles Pour résoudre ce problème il convient de mettre en place

un mécanisme avancé de gestion des verrous. Nous évoquions déjà ces algorithmes dans

le chapitre 3. Java ne gérant en pratique pas les priorités, les plateformes standards ne

proposent aucun de ces algorithmes. Par ailleurs, rien dans les APIs n’est prévu pour

permettre le choix d’un algorithme particulier.

5.4 Pas de contrôle de la charge

Un système temps réel a besoin de prédictibilité. Pour cela, différentes techniques sont

utilisées, comme nous l’avons vu dans la première partie de ce manuscrit : l’analyse de

faisabilité pour des trafics périodiques, et le contrôle d’admission pour les trafics apério-

diques. L’analyse de faisabilité peut se baser sur l’identification d’un scénario pire cas. Si

ce scénario est compatible avec les contraintes temporelles, alors tous les scénarios seront

valides. En l’absence de contrôle d’admission, il faut au moins pouvoir assurer que les

tâches non périodiques ne perturbent pas le fonctionnement des tâches périodiques.

Tâches périodiques Il n’existe pas dans la classe Thread de Java de mécanisme per-

mettant au programmeur de spécifier qu’il écrit un processus périodique. Une exécution

pseudo périodique peut être obtenue à l’aide des méthodes Thread.sleep(long) ou Ob-

ject.wait(long). En plaçant une de ces instructions à la fin d’une boucle, le thread peut

être bloqué pour un temps fixé périodiquement. L’activation n’est pas périodique, mais

le temps entre la fin d’un traitement et l’activation du suivant sera fixé. Si le coût de la

tâche est fixe ou ne varie pas beaucoup, et si le processus est seul, le comportement est

périodique. Ce n’est plus le cas dès qu’il peut être préempté (par le GC par exemple).

Certaines APIs de Java, comme les classes Timer et TimerTask permettent d’écrire du

code activé périodiquement. Le mécanisme ne peut toutefois reposer que sur un appel à

Object.wait(long), lui même reposant sur une primitive qui rend la main au système

en attendant d’être réveillée par celui-ci. Si l’OS n’offre pas de garanties temps réel, la

JVM ne pourra pas faire mieux.

Tâches apériodiques Lorsque l’on écrit un thread, il n’est pas possible d’informer

la JVM que son traitement correspond à un événement apériodique, et donc de ne pas

l’exécuter en préférence d’un autre processus dont l’échéance stricte est menacée. Par

ailleurs, aucun mécanisme dans la JVM ne permet de réagir automatiquement à une

augmentation soudaine de la charge, en rejetant les tâches non temps réel dur par exemple.

Tâches sporadiques Enfin, il n’y a dans Java aucun mécanisme de contrôle de flux

permettant de reporter l’exécution du traitement d’un événement si cet événement est

trop fréquent. Autrement dit, il n’est pas possible d’assurer le comportement sporadique

d’une tâche traitant un événement apériodique.
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Les solutions possibles Le modèle de thread de Java doit être étendu afin de pouvoir

spécifier les contraintes temporelles propres à chaque type de trafic temps réel possible. De

plus, la JVM ne saurait en aucun cas offrir des garanties temporelles que l’OS sous-jacent

n’offre pas. Il faudra donc exécuter une machine virtuelle Java temps réel (RTJVM)∗ sur

un OS temps réel (RTOS)∗.

5.5 Les optimisations dynamiques dans Java

L’exécution de Java sur une machine virtuelle lui a apporté, nous l’avons vu, de nom-

breux avantages. Cependant, l’utilisation d’un bytecode interprété induit une surcharge de

travail au moment de l’exécution qui a longtemps nui à la réputation des performances du

langage. De plus, les optimisations possibles sur des architectures processeur particulières

lorsque l’on compile vers un langage machine ne le sont plus.

Pour améliorer les performances du langage, des optimisations sont proposées. Elles

reposent sur l’étude dynamique du programme et l’utilisation des informations collectées

pour améliorer son fonctionnement.

Par exemple, la compilation à la volée, Just In Time (JIT)∗, introduite par le langage

SmallTalk, permet de transformer en langage machine natif les parties du programme les

plus intensivement exécutées : cela introduit un surcoût au moment de la compilation, mais

les performances sur les exécutions suivantes du morceau de code compilé rattraperont ce

surcoût.

L’utilisation d’un JIT résume bien la philosophie de ces améliorations dynamiques :

améliorer les performances, au détriment de la prédictibilité, ce qui est en quelque sorte

la démarche opposée à celle de l’analyse temps réel.

Le lecteur intéressé par les optimisations dynamiques dans les langages interprétés

pourra consulter [AFG+04].

Les solutions possibles Toutes les optimisations dynamiques qui font perdre de la

prédictibilité à l’exécution du programme doivent pouvoir être désactivées pour les threads

temps réel sur une RTJVM.

Il n’est donc pas possible en Java de privilégier le trafic périodique, d’autoriser le

trafic apériodique sans risque, ni de traiter sporadiquement une tâche liée à un événement

apériodique. Par conséquent, aucun des modèles de tâche présenté au chapitre 1 n’est

implantable avec Java. De plus la philosophie de Java de très grande portabilité, dont

la perte en performance est compensée par l’utilisation d’optimisations avancées lors de

l’exécution, ainsi que sa gestion automatique de la mémoire semble être autant d’obstacles

pour son utilisation dans un environnement temps réel.
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Pour surmonter ces obstacles, il faudra disposer d’une JVM particulère, une RTJVM,

proposant une gestion alternative de la mémoire, un algorithme d’ordonnancement temps

réel, un algorithme permettant de borner les inversions de priorité et des mécanismes

de contrôle de charge. Les optimisations dynamiques faisant baisser la prédictibilité de

l’exécution doivent par ailleurs être désactivées. La plupart de ces pré requis impliquent

également que cette RTJVM s’exécute sur un RTOS.



Chapitre 6

La spécification Java pour le temps

réel (RTSJ)

Vers une spécification

Jusqu’en 1997, écrire une application temps réel entièrement en Java semblait com-

plètement irréaliste, pour toutes les raisons évoquées au chapitre précédent. Cependant,

il était déjà possible d’incorporer du Java dans de telles applications. La partie temps

réel dur pouvait être programmée en C, tandis que les autre parties de l’application ne

nécessitant pas de garanties temps réel pouvait l’être en Java.

À cette époque, l’unique approche explorée pour améliorer les capacités temps réel

de Java était son interprétation au niveau matériel. La société aJile, par exemple, four-

nissait (et fournit toujours) un processeur capable d’interpréter directement du bytecode.

Toutefois, cette solution n’est basée que sur les APIs de Java Micro Edition∗.

Jusqu’en 1998, trois groupes d’experts travaillaient de façon indépendante sur un sup-

port temps réel pour Java :

– un groupe était mené par Kelvin Nilsen et Lisa Carnahan pour NewMonics et le

National Institute for Standards and Technology (NIST)∗ ;

– Greg Bollella, qui travaillait alors pour IBM, dirigeait un projet similaire pour

le compte d’un consortium de compagnies intéressées par la technologie Java pour

les systèmes temps réel ;

– un troisième effort était mené en interne au sein de Sun Microsystems.

Ces trois efforts convergent en 1998 pour aboutir à la constitution du groupe d’experts

chargé du tout premier Java Specification Request (JSR)∗, qui vise à clarifier les besoins

pour construire une plateforme Java temps réel. Il intègre à l’époque James Gosling (le

père de Java), qui choisira de se retirer lorsque Greg Bollella rejoindra les équipes de

Sun Microsystems, et réunit un panel d’entreprises dont Sun bien sûr, mais aussi IBM,

NewMonics et bien d’autres acteurs de l’industrie temps réel.

Ce groupe livre un premier document en 1999, que l’on peut considérer comme la

79



80 CHAPITRE 6. LA SPÉCIFICATION JAVA POUR LE TEMPS RÉEL (RTSJ)

première version de RTSJ. La première version officielle est publiée en Juin 2000 [GB00],

en même temps qu’une première implantation confiée à Timesys appelée implantation de

référence (RI)∗. Cette implantation de référence a permis d’identifier un certain nombre

de bogues et d’incohérences. La spécification est donc révisée une première fois en Août

2004 (version 1.0.1), puis à nouveau en Juillet 2006 (version 1.0.2).

Ces deux révisions visaient à résoudre des problèmes mineurs, mais à mesure que la

spécification gagnait en maturité et que des implantations commerciales voyaient le jour

(Jamäıca VM∗ de Aı̈cas, PERC∗ Pico et PERC Raven de Aonix etc.), des demandes de mo-

difications plus importantes ont émergé. Celles-ci font actuellement l’objet d’un deuxième

JSR sur RTSJ, le numéro 282. On retrouve de nouveau au sein du groupe d’experts chargé

de cette évolution beaucoup d’industriels, mais également des universitaires, comme Andy

Wellings (Université de York).

Ce chapitre présente les solutions retenues dans RTSJ pour répondre aux problèmes

évoqués lors du chapitre précédent. Pour aller plus loin dans la compréhension de cette

spécification, le lecteur pourra se référer aux ouvrages d’Andy Wellings [Wel04] et de

Peter Dibble [Dib08].

6.1 Les principes directeurs

L’objectif de RTSJ est double : étendre les APIs de Java pour faciliter la programma-

tion d’applications temps réel et spécifier les caractéristiques d’une RTJVM.

Ses principes directeurs sont les suivants :

– application à tous les environnements Java ; la spécification ne doit rien inclure qui

limiterait son utilisation à un environnement Java particulier, comme J2ME ;

– compatibilité ascendante ; Les programmes qui respectent la spécification de Java

doivent être exécutés correctement sur une implantation de RTSJ ;

– portabilité ; la spécification doit s’efforcer de respecter le principe WORA, c’est à dire

la portabilité du bytecode produit, mais jamais au prix d’une perte de prédictibilité

– WORA devient Write Once Carefully, Run Anywhere Maybe (WOCRAM)∗ ;

– évolutivité ; la spécification n’est pas figée et doit être suffisamment modulaire pour

permettre l’implantation d’algorithmes avancés ;

– prédictibilité ; Chaque fois qu’un compromis doit être fait, la priorité doit toujours

être donnée à la solution offrant la plus forte prédictibilité, même si c’est aux dépens

des performances ;

– syntaxe ; la syntaxe de Java reste inchangée, pas de nouveau mot clef, un compilateur

Java classique doit être capable de produire du bytecode RTSJ ;

– implantation ; la spécification autorise une certaine flexibilité dans son implantation ;

elle définit certaines caractéristiques minimales pour une RTJVM, mais également

des caractéristiques optionnelles.
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RTSJ entend améliorer les capacités temps réel de Java sur les sept points suivants :

1. ordonnancement des threads ;

2. gestion de la mémoire ;

3. synchronisation et partage de ressources ;

4. traitements d’événements asynchrones ;

5. transfert de contrôle asynchrone ;

6. arrêt asynchrone d’un thread ;

7. accès à la mémoire physique.

Nous détaillons certains de ces points dans la suite de ce chapitre. Toutes les classes

proposées par RTSJ sont dans le paquetage javax.realtime.

6.2 Gestion des Priorités et entités ordonnançables

Le cahier des charges de RTSJ spécifie qu’une RTJVM doit être capable d’exécuter

du code Java non temps réel. Aussi le modèle d’ordonnancement de Java est-il conservé :

l’entité ordonnançable de base, le thread, est toujours disponible au travers de la classe

Thread et il est possible de lui assigner dix niveaux de priorité différents. Les Threads

possédant une priorité entre 1 et 10 seront alors exécutés selon le modèle traditionnel de

Java. Il s’agit des tâches non temps réel.

Pour les tâches nécessitant des garanties temps réel, RTSJ introduit une nouvelle entité

ordonnançable, définie par l’interface Schedulable. Un objet qui implante cette interface

verra ses besoins en ressource processeur gérés par un objet Scheduler (ordonnanceur en

anglais). Les Schedulable, qui sont associés à des threads, ont tous une priorité supérieure

à 10. La spécification demande un minimum de 28 niveaux de priorités suplémentaires pour

les threads associés à des Schedulables.

RTSJ propose deux classes implantant l’interface Schedulable : RealtimeThread et

AsyncEventHandler (AEH∗). La première est une sous classe de java.lang.Thread, et

son exécution est donc toujours associée à un unique thread. La seconde représente un

traitement qui peut être associé à un ou plusieurs événements, interne(s) ou externe(s).

Un thread est construit dynamiquement, ou pris dans un réservoir (pool) pour prendre en

charge son exécution. Une sous classe, BoundAsyncEventHandler, permet de lui dédier un

unique thread. Le coût en mémoire est alors plus important mais cela évite une pénalité

en temps due à la construction dynamique du thread. Les événements auxquels peuvent

être attachés les AEHs sont eux mêmes représentés avec RTSJ par la classe AsyncEvent

(AE∗). S’il est possible d’associer un AEH à plusieurs AEs, il est également possible d’as-

socier plusieurs AEHs à un AE. La classe AE possède une méthode fire() qui provoque

l’activation immédiate de tous les AEHs qui lui sont associés, à leur priorité respective.

La politique d’ordonnancement pour les priorités temps réel (supérieures à 10) est im-

plantée par défaut par la classe PriorityScheduler qui étend Scheduler. Elle définit une



82 CHAPITRE 6. LA SPÉCIFICATION JAVA POUR LE TEMPS RÉEL (RTSJ)

politique préemptive non oisive à priorités fixes. D’autres algorithmes peuvent toutefois

être implantés et utilisés, mais nous verrons dans la suite de ce manuscrit que l’écriture

d’un ordonnanceur indépendant du système d’exploitation sous-jacent pose de nombreux

problèmes. Par conséquent, si l’on veut s’assurer de la portabilité de l’application, il est

préférable de se limiter à l’ordonnanceur à priorités fixes imposé par la spécification. No-

tons toutefois que dans [ZW06], les auteurs proposent d’implanter un ordonnanceur EDF

au dessus de l’ordonnanceur à priorités fixes. Cette approche induit un surcoût pour l’or-

donnancement mais permet d’utiliser un ordonnanceur à priorités dynamiques sur toutes

les RTJVMs.

Deux classes de paramètres doivent être attachées à une entité ordonnançable temps

réel : les paramètres nécessaires à l’ordonnanceur pour décider de son éligibilité lorsqu’elle

est active (la priorité par exemple), et les paramètres relatifs à son mode d’activation (la

période, le pire temps d’exécution et l’échéance pour une tâche périodique par exemple).

Les premiers sont modélisés par la classe SchedulingParameters, les seconds par Relea-

seParameters.

Seul un type de SchedulingParameters est fourni par RTSJ : PriorityParameters.

Notons que l’utilisation de la méthode setPriority() d’un RealtimeThread, héritée de

la classe Thread, doit être équivalente à construire un nouveau PriorityParameters.

Les ReleaseParameters sont séparés en deux sous classes : PeriodicParameters et

AperiodicParameters. Nous reviendrons sur ces deux classes dans la section 6.4.

6.3 Gestion de la mémoire

Un langage de programmation doit fournir au programmeur un moyen d’accès à la

mémoire du système. Une partie de cette mémoire est attribuée au programme chaque

fois qu’il en fait la demande (allocation).

La quantité de mémoire disponible n’étant pas illimitée, il doit exister un moyen de

rendre la mémoire associée aux structures qui ne seront plus utilisées au système, afin

qu’elle puisse être ré-attribuée par la suite.

Trois approches sont possibles :

– laisser le programmeur libérer explicitement la mémoire. C’est le choix des langages

comme le C et le C++ ; cette approche est facilement implantable, mais laisse la

porte ouverte à des erreurs de programmation difficilement détectables ;

– la plateforme d’exécution libère la mémoire lorsqu’un test logique permet de détermi-

ner qu’elle ne pourra plus être accédée ; cela nécessite que la sémantique du langage

de programmation permette de séparer des contextes d’exécution ; lorsqu’une réfé-

rence n’est plus dans le contexte d’exécution courant, elle n’est plus accessible, la

mémoire peut être libérée ;

– la plateforme d’exécution inspecte la mémoire et détermine les zones qui ne sont plus

référencées pour les libérer automatiquement ; c’est le mécanisme de GC ; l’avantage
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sur la solution précédente est de pouvoir libérer des zones pointées par des références

toujours dans le contexte d’exécution courant.

Java a retenu la troisième solution, mais celle-ci n’est pas adaptée à l’écriture de

systèmes temps réel dur. De nombreuses recherches ont été menées sur les algorithmes de

ramasse-miettes temps-réel, mais ces derniers n’étaient pas encore assez mûrs, ou n’ont pas

su convaincre, lors de l’élaboration de RTSJ. Aussi, même si rien n’empêche une RTJVM

d’implanter un tel mécanisme, RTSJ propose plutôt la deuxième approche. La mémoire

est séparée en régions, modélisées par la classe abstraite MemoryArea. Lorsque l’on entre

dans une zone de mémoire, toutes les allocations effectuées le seront dans cette zone. De

nombreux types de zone sont définis, modélisés par les classes (C) et classes abstraites

(CA) suivantes :

HeapMemory (C) Le tas classique de Java, sur lequel le ramasse-miettes (temps réel ou

non) peut opérer.

ImmortalMemory (C) Une zone partagée par tous les threads dans laquelle on alloue les

objets dont la durée de vie est la même que l’application. Les objets alloués dans la zone

de mémoire immortelle ne subissent jamais de temps de latence dû au ramasse-miettes.

ScopedMemory (CA) Une zone mémoire à laquelle on accède explicitement par un appel

de méthode ou en l’attachant à un Schedulable lors de sa création. Un compteur est

attaché à chaque ScopedMemory qui est incrémenté chaque fois qu’un Schedulable y

entre et décrémenté lorsqu’il en ressort. Si le compteur vaut 0 la zone mémoire peut être

détruite. Cette classe est abstraite et autorise plusieurs implantations. Les ScopedMemory

ne sont pas non plus collectées par le ramasse-miettes.

VTMemory (C) Une sous catégorie de ScopedMemory dans laquelle les allocations peuvent

se faire en un temps variable.

LTMemory (C) Une sous catégorie de ScopedMemory dans laquelle les allocations doivent

se faire en temps proportionnel à la taille de l’objet à allouer.

ImmortalPhysicalMemory (C) et LTPhysicalMemory (C) Ces deux classes étendent

respectivement ImmortalMemory et LTMemory et permettent d’utiliser directement la mé-

moire de la plateforme, en dehors de la RTJVM.

Afin de pouvoir écrire des tâches temps réel dur, RTSJ définit une sous classe de Realti-

meThread : NoHeapRealtimeThread. Le code de sa méthode run() ne doit contenir aucune

référence d’objet présent dans la HeapMemory. Cette caractéristique peut être assurée à la

compilation, et permet durant l’exécution de préempter sans délai le ramasse-miettes si

celui-ci est en cours d’exécution lorsque la tâche est prête pour l’exécution. De la même
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import javax . r e a l t ime . Pr io r i tyParameter s ;
import javax . r e a l t ime . Per iod icParameters ;
import javax . r e a l t ime . RelativeTime ;
import javax . r e a l t ime . RealtimeThread ;

public class Per iod i cRea l t imeHe l l o1 extends RealtimeThread {

private void doPer iod i c ( ) {
System . out . p r i n t l n ( ”He l lo ” ) ;

}

public void run ( ) {
do{

doPer iod i c ( ) ;
}while ( waitForNextPeriod ( ) ) ;

}

public stat ic void main ( St r ing [ ] a rgs ) {
RelativeTime s t a r t = new RelativeTime ( 1 0 , 0 ) ;
RelativeTime per iod = new RelativeTime ( 5 , 0 ) ;
Per i od i cRea l t imeHe l l o1 r t t = new Per iod i cRea l t imeHe l l o1 (

new Pr ior i tyParameter s ( 15 ) ,
new Per iod icParameters ( s t a r t , per iod ) ) ;

r t t . s t a r t ( ) ;
}

}

Fig. 6.1 – Écrire une tâche périodique avec un RealtimeThread

façon, il est possible de spécifier lors de la construction d’un AEH que ce dernier ne doit

pas utiliser la HeapMemory. Ces deux classes peuvent dans tous les cas se voir associer à

une ScopedMemory lors de leur construction.

6.4 Contrôle de la charge

Nous présentons dans cette section la façon dont RTSJ propose de contrôler les modèles

d’arrivée des événements ou tâches. Nous avons vu que les tâches temps réel dur sont,

pour la nécessité de l’analyse, des tâches périodiques ou sporadiques, c’est-à-dire que l’on

peut restreindre le modèle d’arrivée pire cas à un modèle périodique. Les autres tâches du

système peuvent avoir des contraintes plus souples, à condition que l’on puisse garantir

que leur exécution ne perturbera pas les tâches temps réel dur.

Nous expliquons ici les paradigmes proposés par RTSJ pour écrire les tâches pério-

diques, sporadiques, et les autres tâches du système, ainsi que pour les intégrer à l’analyse

de faisabilité du système.

6.4.1 Écrire une tâche périodique

Le traitement d’une instance d’une tâche périodique est une tâche réactivée périodi-

quement au cours du temps. En Java, un thread qui termine son exécution ne peut pas être

redémarré. La solution adoptée est alors d’écrire le traitement périodique dans une boucle,

à la fin de laquelle le thread suspend son exécution. Il faut alors un mécanisme externe
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import javax . r e a l t ime . AsyncEventHandler ;
import javax . r e a l t ime . Per iod icParameters ;
import javax . r e a l t ime . Per iodicTimer ;
import javax . r e a l t ime . Pr io r i tyParameter s ;
import javax . r e a l t ime . RelativeTime ;

public class Per iod i cRea l t imeHe l l o2 extends AsyncEventHandler {

public Per iod i cRea l t imeHe l l o ( Pr io r i tyParameter s p r i o r i t y ,
RelativeTime s ta r t , RelativeTime per iod ) {

super ( p r i o r i t y , new Per iod icParameters ( s t a r t , per iod ) , null , null ,
null , null ) ;

}

public void handleAsyncEvent ( ) {
doPer iod i c ( ) ;

}

private void doPer iod i c ( ) {
System . out . p r i n t l n ( ”He l lo ” ) ;

}

public stat ic void main ( St r ing [ ] a rgs ) {
RelativeTime s t a r t = new RelativeTime (10 , 0 ) ;
RelativeTime per iod = new RelativeTime (5 , 0 ) ;
Per iodicTimer t imer = new PeriodicTimer ( s ta r t , per iod ,

new Per iod i cRea l t imeHe l l o2 (new Pr ior i tyParameter s ( 15 ) ,
s t a r t , per iod ) ) ;

t imer . s t a r t ( ) ;
}

}

Fig. 6.2 – Écrire une tâche périodique avec un AsyncEventHandler et un PeriodicTimer

pour réveiller le processus lors de la prochaine occurrence périodique de l’événement dont

il assure le traitement.

La classe RealtimeThread possède une méthode statique, waitForNextPeriod(),

dont l’appel est bloquant. C’est la RTJVM qui va débloquer la méthode périodiquement.

La méthode run() doit alors exécuter une boucle infinie, à la fin ou au début de laquelle

la méthode waitForNextPeriod() est appelée, suspendant l’exécution du thread jusqu’à

la prochaine période.

La période est spécifiée grâce à l’utilisation de la sous classe de ReleaseParameters,

PeriodicParameters. Si la méthode waitForNextPeriod() est appelée sur un Realti-

meThread qui ne possède pas de référence à un ReleaseParameters typé PeriodicPa-

rameters, l’exception IllegalThreadStateException est levée. Un exemple de thread

temps réel périodique utilisant ce paradigme est proposée dans la figure 6.1.

Un comportement périodique peut également être obtenu avec l’autre entité ordonnan-

çable proposée dans RTSJ : la classe AEH. Pour cela, il faudra l’associer à une instance

de la classe PeriodicTimer, qui hérite par l’intermédiaire de Timer d ’AE, et qui appelle

sa propre méthode fire() périodiquement. Un exemple est donné dans la figure 6.2.

Il est également possible d’attacher l’AEH à un événement extérieur à la RTJVM, si

la périodicité du traitement correspond à une réelle périodicité de l’événement traité.

Par ailleurs, il est possible d’utiliser un BoundAsyncEventHandler, dont l’exécution
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est attachée à un unique thread. Dans ce cas le comportement doit être équivalent à celui

obtenu en utilisant un RealtimeThread.

6.4.2 Écrire une tâche sporadique

Une tâche sporadique est une tâche apériodique qui peut survenir à plusieurs reprises,

et pour laquelle il est possible de borner le temps d’inter arrivée. Cette borne peut être

due à la nature de la tâche (cette tâche ne peut pas survenir plus souvent) ou à la capacité

de traitement du système (il n’est pas possible de garantir les contraintes temporelles des

autres tâches si celle-ci arrive plus souvent).

Pour coder ces tâches sporadiques, RTSJ propose d’ utiliser les AEHs en leur assignant

comme ReleaseParameters des SporadicParameters. Cette classe est une sous-classe de

AperiodicParameters. En associant un SporadicParameters à un AEH, il est possible

de spécifier une période minimale. Cette valeur a deux fonctions : la première est de

permettre l’analyse de faisabilité du Schedulable, nous y reviendrons dans la section

6.4.4, la seconde est d’assurer le respect de la fréquence maximale d’inter arrivée.

En effet, plusieurs politiques peuvent être spécifiées en réponse à une arrivée trop

fréquente de l’événement. Ces politiques sont appelées les MIT Violation Policies et sont

au nombre de quatre. Afin de simplifier l’explication de ces politiques, nous allons examiner

un exemple.

Tout d’abord, il faut savoir que l’appel de la méthode fire() sur un AE provoque

systématiquement l’ajout d’une requête d’exécution dans une file d’attente pour chaque

AEH associé à cet événement. Lorsque la ressource processeur est disponible pour le niveau

de priorité de l’AEH, les requêtes d’exécution sont servies dans l’ordre de la file.

Supposons que la file d’attente d’un AEH avec un temps d’inter arrivée minimal fixé

à 2 contienne déjà une requête à l’instant X. À l’instant X + 1, c’est-à-dire 1 unité de

temps trop tôt, la méthode fire() d’un événement auquel est associé notre handler est

invoquée. Si la politique de MIT Violation est :

1. EXCEPT, une exception de type MITViolationException est levée par la méthode

fire() (quelque soit le nombre de handler associé à l’événement) ;

2. IGNORE, la file reste inchangée, l’appel est ignoré ; s’il y a d’autre handlers associés

à l’événement, ils sont traités normalement ;

3. REPLACE, si le traitement de la requête précédente n’a pas commencé, elle est

remplacée par la nouvelle requête dans la file, sinon la nouvelle est ajoutée à la file

mais au temps X + 2 et non X + 1 ;

4. SAVE, la politique par défaut, la requête est ajoutée à la file, mais au temps X + 2.

Enfin, lorsque la file d’attente est pleine et qu’une requête survient, il est également

possible de spécifier

– qu’une exception doit être levée, (EXCEPT) ;

– que la requête doit être ignorée, (IGNORE) ;
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– que la dernière requête de la file doit être remplacée (REPLACE) ;

– que la taille de la file doit être augmentée (SAVE).

6.4.3 Assurer les contraintes temporelles

Les paramètres attachés aux objets ordonnançables permettent de réaliser une analyse

de faisabilité d’un système composé uniquement de tâches périodiques ou sporadiques.

Ils permettent également d’automatiser des traitements en cas de non respect des

contraintes qu’ils spécifient. Un Schedulable qui dépasse son budget ou qui ne respecte

pas son échéance est théoriquement rendu inéligible, c’est-à-dire que ses activations futures

seront ignorées. Il est également possible de spécifier lors de la création des ReleasePara-

meters deux AEH qui seront ordonnancés lors du dépassement du coût pour l’un et lors

du dépassement de l’échéance de la tâche pour le second. Il est éventuellement possible

dans le code de ces AEH de rétablir l’éligibilité de la tâche fautive. Notons que cette der-

nière n’est pas interrompue, sauf si le handler associé possède une plus forte priorité : elle

est alors préemptée et peut être interrompue de manière asynchrone (voir section 6.5).

La spécification propose également la classe ProcessingGroupParameters, qui permet

d’assigner des ressources communes (date de démarrage, période, pire temps d’exécution,

échéance) à un groupe d’objets Schedulable. Comme pour les ReleaseParameters, il

est également possible de fournir des AEH activés automatiquement en cas de violation

de ces paramètres.

Toutefois, dans un cas comme dans l’autre, cela suppose que la RTJVM surveille la

consommation de temps processeur de chaque tâche. Or, comme cela n’est pas possible

avec tous les OSs, il s’agit d’une possibilité optionnelle de la spécification, que nous ap-

pellerons dans la suite surveillance du temps CPU ou « temps CPU »
∗.

La détection et le traitements des fautes temporelles sur une RTJVM qui ne supporte

pas le temps CPU a fait l’objet d’un travail préliminaire à cette thèse présenté dans

[MM05, MM06].

Si la RTJVM supporte le temps CPU, les ProcessingGroupParameters permettent

l’écriture, au niveau logique, d’un serveur de tâche. Ce modèle reste très insuffisant car

il est trop permissif, il ne permet pas de choisir la politique de service, et ne comporte

pas les outils nécessaires à l’intégration du serveur dans l’analyse de faisabilité. Ces points

sont expliqués dans [BW03]. Très récemment, Andy Wellings et MinSeong Kim ont

proposé de modifier la sémantique de cette classe afin d’en préciser la signification dans

un environnement multiprocesseurs, et en ont défini des extensions pour l’écriture de

serveurs de tâches apériodiques [WK08].

Cette absence de support portable pour les mécanismes avancés d’intégration de tâches

apériodiques a motivé notre travail : fournir des adaptations des mécanismes de service et

de vol de temps creux implantés dans l’espace utilisateur afin d’en assurer la portabilité

sur l’ensemble des plateformes RTSJ.
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6.4.4 Analyse de faisabilité

Les méthodes permettant de vérifier la faisabilité du système se trouvent dans la

classe Scheduler. Toutes les tâches ne sont pas concernées. Le mécanisme repose sur un

enregistrement préalable des tâches qui doivent être prises en compte lors de l’analyse.

L’analyse en elle-même utilise les propriétés définies par les SchedulingParameters et les

ReleaseParameters. La façon dont sont pris en compte les ProcessingGroupParameters

n’est pas spécifiée ni d’ailleurs l’algorithme utilisé pour déterminer la faisabilité d’un

système de tâches les utilisant. Rien n’indique non plus s’il doit s’agir d’un test suffisant,

nécessaire ou nécessaire et suffisant.

Les paramètres mémoire des tâches devraient également entrer en considération, mais

il n’est pas expliqué de quelle manière.

Notons également que les SporadicParameters ne comportent pas de champs per-

mettant de spécifier la date de la première activation, contrairement aux PeriodicPara-

meters. Il faudra donc considérer que la tâche peut être activée dès l’instant initial.

La spécification ne prévoit pas non plus de sous classe à ReleaseParameters incluant

le paramètre Ji. Il faudra donc utiliser un SporadicParameters pour les tâches présentant

une gigue d’activation.

Si le support pour écrire les algorithmes d’analyse de faisabilité est bien présent dans

RTSJ, il semble insuffisamment spécifié et documenté. Nous reviendrons sur ce point dans

la section 9.3.

6.5 Interruption et transfert de contrôle asynchrone

Une limitation du modèle de thread de Java est l’impossibilité d’interrompre ou de

suspendre un autre thread que le thread courant. Il existe bien les méthodes suspend() et

stop() mais elles sont dépréciées car elle peuvent laisser la mémoire dans un état incohé-

rent. RTSJ propose d’utiliser le mécanisme des exceptions pour pallier a cette limitation

en introduisant l’exception AsynchronouslyInterruptedException.

Un thread peut alors explicitement être déclaré comme pouvant être interrompu en

utilisant lors de sa conception l’interface Interruptible. Cette interface possède deux

méthodes :

– run(AsynchronouslyInterruptedException e) pouvant lever l’exception d’inter-

ruption ;

– interruptAction(AsynchronouslyInterruptedException e).

La première contient le code relatif à l’exécution du thread, la seconde le code qu’il

faudra éventuellement exécuter avant la terminaison du thread s’il est interrompu.

Afin de faciliter l’utilisation de ce mécanisme, la spécification fournit également la

classe Timed qui étend AsynchronouslyInterruptedException et qui possède la méthode

doInterruptible(Interruptible logic). Cette méthode exécute la méthode run(...)
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de l’objet logic, et lève l’exception d’interruption asynchrone à l’expiration d’un compte

à rebours associé à la classe Timed.

Notons enfin qu’un thread ainsi interrompu ne peut pas être repris. Ce mécanisme

ne permet donc pas de se substituer à l’ordonnanceur pour suspendre momentanément

une tâche. Des exemples d’utilisation de ce mécanisme sont fournis dans les annexes page

clxix.
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Dans cette partie nous proposons des solutions pour intégrer la gestion des événements

apériodiques dans RTSJ. Ces solutions doivent fonctionner au dessus de n’importe quelle

RTJVM respectant la spécification. Aussi considérons nous que toutes les possibilités

optionnelles de RTSJ, comme le temps CPU, ou les ProcessingGroupParameters ne

sont pas disponibles.

Nous présentons d’abord en détails les restrictions apportées pour que l’environne-

ment reste portable, et les solutions que nous apportons pour contourner certaines de ces

restrictions.

Nous présentons ensuite les modifications qui doivent être apportées aux algorithmes

PS et DS pour être utilisés dans ce contexte.

Nous proposons un algorithme approché dynamique de calcul des temps creux dispo-

nibles et nous montrons comment il peut être utilisé pour intégrer dans RTSJ un ordon-

nanceur de tâches apériodiques au niveau utilisateur.

Nous présentons de nombreux résultats de simulations pour évaluer ces algorithmes

modifiés et les comparer aux solutions existantes non implantables avec RTSJ.
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Chapitre 7

Serveurs de tâches

Nous avons passé en revue dans le chapitre 6 les approches prévues par la spécification

pour traiter les événements apériodiques :

– ces événements peuvent être modélisés par des AEs et leurs traitements par des

AEHs ;

– si un AperiodicParameters est associé à l’AEH, la seule solution pour pouvoir

garantir la faisabilité des autres tâches est de lui attribuer la plus faible priorité du

système ;

– si un SporadicParameters est associé à l’AEH, l’algorithme d’analyse de faisabilité

pourra considérer le pire scénario (l’événement arrive à sa fréquence maximale) car

la RTJVM propose des mécanismes pour forcer le comportement sporadique ;

– les ProcessingGroupParamers permettent en théorie de créer un serveur, mais la

spécification reste trop floue sur leur sémantique, et le mécanisme repose de toute

façon sur le temps CPU.

Nous présentons dans ce chapitre l’implantation de l’approche par serveurs de tâches

d’un gestionnaire d’événements pour RTSJ. Une partie de ce travail a été publiée dans

[MM07].

7.1 Contraintes et limitations

Nous souhaitons proposer un mécanisme portable pour la gestion des événements

apériodiques dans RTSJ. Nous souhaitons réduire au maximum ses effets de bord sur

l’exécution du système et l’intégrer à l’analyse de faisabilité.

Puisque l’on veut un mécanisme portable, nous nous reposons exclusivement sur la

spécification minimum pour une RTJVM. Cela implique que notre gestionnaire ne peut se

reposer sur les mécanismes optionnels de RTSJ tels que le temps CPU ou les Processing-

GroupParameters. De plus, on ne s’autorise pas à modifier l’ordonnanceur. Nous disposons

d’un ordonnanceur à priorité fixe préemptif avec vingt huit niveaux de priorité temps réel.

Les tâches chargées d’exécuter le code lié à la gestion des événements, et les tâches

codant le mécanisme de gestion sont donc obligatoirement des tâches temps réel ordinaires,

95
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sans privilège particulier, ordonnancées par le même algorithme que les tâches utilisateur

du système.

Nous examinons dans ce chapitre le cas de la gestion des événements déléguée à un

serveur. Un serveur est une tâche pour laquelle il est possible de calculer ou de borner

l’interférence sur les autres tâches, ce qui permet son intégration à l’analyse de faisabilité

du système.

L’algorithme de service a deux objectifs : gérer la capacité du serveur, c’est-à-dire

le nombre d’unités de temps allouées pour traiter les événements ; et maintenir une file

d’attente d’événements qu’il devra ordonnancer (sans être l’ordonnanceur du système). La

gestion de cette file d’attente sera détaillée dans la section 7.4. Le coût associé à l’activation

d’un événement et à sa prise en compte (ajout dans la file) est limité mais non nul. Comme

la fréquence d’arrivée des événements peut être bornée par le mécanisme de contrôle de

charge de RTSJ, ce coût peut être prise en compte dans l’analyse de faisabilité du système.

7.2 Gestion de la capacité du serveur

Le serveur possède une capacité qui est renouvelée selon une politique propre à l’al-

gorithme de service utilisé. Le point commun à tous les serveurs est qu’ils perdent de la

capacité pendant qu’ils exécutent une tâche. Le serveur doit donc être capable de savoir

combien chaque tâche servie utilise de temps CPU afin de mettre à jour sa capacité. Il

doit en outre être capable d’interrompre la tâche en cours d’exécution lorsque sa capacité

est épuisée.

Si le serveur s’exécute à la plus haute priorité, ces deux problèmes sont résolus trivia-

lement. En effet, pour savoir combien de temps la tâche la plus prioritaire a consommé

à un instant donné, il suffit de mesurer le temps écoulé depuis son démarrage. De même,

pour l’interrompre lorsque la capacité du serveur est épuisée, il suffit de mettre en place

un compte à rebours initialisé avec la capacité restante du serveur avant de démarrer son

service, et de l’annuler lorsque son exécution arrive à son terme. Dans l’éventualité où

le compte à rebours arriverait à expiration, le mécanisme d’interruption asynchrone de

RTSJ permet d’interrompre la tâche. Notons que pour que le compte à rebours puisse

interrompre la tâche, il faut qu’il possède une priorité plus forte. Il est donc nécessaire de

réserver pour le serveur les deux priorités les plus fortes : la plus élevée pour les comptes

à rebours, la seconde pour l’exécution des tâches apériodiques.

Si RTSJ permet d’interrompre une tâche, il est toutefois impossible de reprendre son

exécution là où elle a été interrompue. Ce problème sera développé dans la section 7.3. Un

compte à rebours levant automatiquement une exception asynchrone peut être aisément

implanté grâce à la classe Timed de RTSJ.

Si le serveur n’est pas la tâche de plus haute priorité, alors les tâches servies peuvent

être préemptées, ce qui complique le suivi de la consommation du temps par le serveur, et

donc la gestion de sa capacité. D’une façon générale, le problème du temps CPU revient
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fréquemment lorsque l’on utilise RTSJ. En effet, connâıtre la consommation d’une tâche à

un instant donné est une possibilité optionnelle dans la spécification, car elle requiert que

le système sur lequel s’exécute la RTJVM fournisse cette information. Il est cependant

possible, grâce à une modification simple de la classe RealtimeThread, d’implanter cette

fonctionnalité au niveau utilisateur. Une partie du prix à payer est une augmentation de

la complexité en temps des changements de contexte, qui peut toutefois être intégré à

l’analyse de faisabilité. Cela nécessite également de gérer et de stocker en mémoire une

pile dont la hauteur est bornée par le nombre de tâches. Nous détaillons ce mécanisme de

surveillance du temps CPU dans la section 9.1. Malheureusement, il n’est utilisable que

sur des systèmes sans partages de ressources, pour lesquels on suppose qu’aucune tâche ne

se suspend elle-même, et dans un environnement où il n’existe pas de tâche plus prioritaire

que la machine virtuelle. Aussi, nous ne pouvons l’utiliser pour écrire nos serveurs.

En conclusion, une première restriction doit être apportée aux algorithmes de service :

un serveur doit être la tâche de plus forte priorité. Ceci implique également qu’un seul

serveur ne peut exister dans le système.

7.3 Ordonnancement des tâches au niveau utilisateur

Les traitements des événements pourront tous être exécutés par un thread dédié connu

du serveur, ou dans des threads propres. Dans les deux cas, lorsque la capacité du serveur

se trouve épuisée, les tâches de traitement qui ont été démarrées doivent être suspendues.

Grâce au transfert de contrôle asynchrone de RTSJ, on peut interrompre un thread temps

réel mais cette interruption est définitive. Par conséquent, un traitement ne pourra être

démarré que si la capacité restante du serveur est supérieure au pire temps d’exécution

de ce traitement. Les traitements ne peuvent pas être morcelés, ils doivent être exécutés

entièrement ou pas du tout. Nous dirons dans la suite que nous nous sommes restreints à

une exécution semi préemptive pour le traitement des événements, car nous ne pouvons

pas forcer leur suspension, même si cela n’empêche pas l’ordonnanceur du système de les

préempter.

Cela peut amener à des situations où, bien qu’il y ait des événements à traiter, et bien

qu’il y ait du temps libre dans le système, il ne soit pas possible de servir les événements

en attente. Pour diminuer l’impact de ce phénomène, nous avons expérimenté plusieurs

politiques pour gérer la file d’attente des événements à traiter.

7.4 Politiques de gestion de la file

Lorsqu’un événement survient, il est ajouté instantanément dans une file d’attente.

Ceci se fait en temps constant si la politique de file retenue est FIFO ou LIFO. En

revanche si la politique retenue nécessite de maintenir une file triée, le coût de l’insertion
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Fig. 7.1 – Intérêt de la duplication BS

devient linéaire en la taille de la file. La taille de la file et la fréquence d’arrivée des

événements peuvent toutefois être bornées, ce qui permet d’intégrer ce coût à l’analyse de

faisabilité.

En plus de FIFO et LIFO, nous avons testé une politique qui consiste à trier la file

dans l’ordre croissant des pire temps d’exécution des tâches : Lower Cost First (LCF)∗.

Dans tous les cas, excepté pour LCF, si le temps disponible n’est pas suffisant pour

traiter la tâche en tête de file, la file est parcourue jusqu’à trouver une tâche avec un coût

inférieur à la capacité restante.

La politique qui offre les meilleurs résultats pour toutes les politiques de service (et

également pour le vol de temps creux) est LCF. Cela ne suffit pourtant pas à garantir

qu’un événement soit systématiquement traité si le système dispose de suffisamment de

temps pour ce traitement. Pour cela, nous proposons une politique de duplication. Cela

consiste à dupliquer le traitement de chaque événement. La première réplique est traitée

en BS, ce qui assure que s’il y a du temps disponible, il finira par terminer son exécution.

La seconde réplique est prise en charge par le serveur. La première réplique qui termine

son exécution interrompt le traitement de l’autre grâce au mécanisme de transfert de

contrôle asynchrone fourni par RTSJ.

La figure 7.1 illustre la duplication en BS. Dans cet exemple, la capacité du serveur

(un PS) est de 3ut et sa période de 6ut. Un événement dont le traitement nécessite 3ut,

e1, survient à l’instant 4. Le serveur n’a alors pas de capacité, le traitement démarre donc

en BS. Au temps 6, alors que le traitement n’a pu s’exécuter que 2ut, le serveur récupère

sa capacité et traite donc e1 à la plus haute priorité, mais en le reprenant du début. En

effet, il n’est pas possible de changer dynamiquement et instantanément la priorité d’une

tâche avec les implantations standards de RTSJ. Au temps 9, le traitement se termine,

et celui qui avait démarré en BS est donc interrompu. Entre temps, un autre événement

dont le traitement nécessite 3ut, e2, est survenu, ainsi qu’un autre, e3, dont le traitement

nécessite 1ut. À l’instant 12, le serveur récupère sa capacité, et traite l’événement avec

le coût le plus faible : e3. Au temps 13, il n’y a donc plus assez de capacité pour traiter
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e2. Cette configuration peut se répéter entre chaque période du serveur, empêchant ainsi

indéfiniment le service de e2. Grâce à la duplication de e2 en BS, son traitement pourra

tout de même se terminer à l’instant 23.

Dans la suite, on notera BS-X∗ la politique de gestion de file X mise en œuvre conjoin-

tement avec une duplication BS.

7.5 Implantation

Nous détaillons ici les modifications des deux politiques de service principale PS et

DS en vue de leur implantation avec RTSJ ainsi que les classes nécessaires pour cette

implantation. Des propositions de modification de la spécification pour mieux y intégrer

les gestionnaires d’événements seront décrites dans le chapitre 9.

7.5.1 Événements et file d’attente

Nous avons vu qu’un événement pouvait être implanté avec RTSJ grâce à la classe

AsyncEvent (AE), et que son traitement pouvait être implanté dans un objet de type

AsyncEventHandler (AEH). Plusieurs événements peuvent être associés à un même trai-

tement, et des traitements différents peuvent être attachés à un seul événement. On dit que

la relation entre ces événements est de type (n, m). L’objet exécutable par l’ordonnanceur

du système, qui implante l’interface Schedulable est le traitement, et non l’événement.

En nous basant sur ce modèle, nous proposons la classe ManageableAsyncEvent-

Handler (MAEH∗), qui modélise un traitement pouvant être pris en charge par un serveur.

Cette classe, contrairement à son inspiratrice, n’implante pas l’interface Schedulable,

puisque le code qu’elle contient n’est pas destiné à être pris en charge par l’ordonnanceur

de la RTJVM, mais par notre serveur. Nous avons alors besoin d’un objet particulier

pour modéliser les événements dont certains traitements pourront être délégués à un ou

des serveurs : nous proposons la nouvelle classe ManageableAsyncEvent (MAE∗) qui étend

AsyncEvent. Grâce au mécanisme d’héritage de Java, nos événements peuvent toujours se

voir associer des traitements ordinaires. La classe est étendue pour pouvoir se voir affecter

des MAEHs.

Le serveur lui même est un objet de type AbstractUserLandTaskServer qui implante

Schedulable. Cette classe abstraite regroupe les méthodes nécessaires à la gestion de la

file d’attente.

Lorsque la méthode fire() est appelée sur un MAE, les AEH qui lui sont attachés

sont activés à leurs priorités respectives, puis chacun de ses MAEHs sont ajoutés dans la

file d’attente du serveur auquel ils sont attachés.

La duplication en BS peut se faire lorsque l’événement est déclenché. Nos MAEHs

encapsulent quatre objets de visibilité privée :

– un Interruptible qui contient le code du traitement à effectuer ;
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– une AsynchousInterruptedException qui sert à interrompre la duplication si l’évé-

nement a pu être traité par le serveur ;

– un AsyncEvent qui nous sert à déclencher la duplication ;

– un AsyncEventHandler associé à la plus faible priorité du système, qui utilise l’ex-

ception d’interruption asynchrone pour exécuter la méthode run() de l’objet inter-

ruptible.

On ajoute également un booléen permettant d’activer ou de désactiver la duplication.

Lorsqu’un MAEH est ajouté à la file d’un serveur, la méthode fire() de l’AE est appelée,

ce qui active l’AEH de faible priorité. Celui-ci utilise la méthode doInterruptible() de

l’exception pour exécuter le code de l’Interruptible. Si cette méthode retourne nor-

malement, le MAEH est retiré de la liste du serveur. Une méthode publique permet de

déclencher l’exception depuis le serveur si celui-ci parvient à traiter le MAEH en premier.

Pour résumer, voici les classes que nous proposons pour modéliser un serveur, un

événement, et son traitement (handler) :

ManageableAsyncEvent Cette classe hérite de AE. Nous y ajoutons une liste d’objets

de type MAEH et nous surchargeons la méthode addHandler(AsyncEventHandler h)

pour pouvoir ajouter des MAEHs. Enfin nous surchargeons la méthode fire() pour que

les MAEHs soient ajoutés à la file d’attente du serveur auquel ils sont attachés. Le code

de cette classe est fourni par l’annexe C.7.

ManageableAsyncEventHandler Cette classe contient un objet de type Interrup-

tible. Elle possède également une référence sur le serveur auquel ce traitement est at-

taché. Lorsqu’un MAE auquel elle est attachée survient, sa référence est ajoutée dans la

file d’attente du serveur, et si la duplication BS est activée, un AEH est activé à la plus

faible priorité du système. Le code de cette classe est fourni par l’annexe C.6.

AbstractUserLandTaskServer Implantation abstraite fournissant les méthodes de

gestion de la file. Le code de cette classe est fourni par l’annexe C.4.

7.5.2 Serveur à scrutation

Le PS est une tâche périodique. À chacune de ses activations, il récupère la totalité

de sa capacité et peut commencer à traiter les événements présents dans sa file d’attente,

jusqu’à épuisement de sa capacité. Si la file d’attente vient à être vide, il perd le reste de

sa capacité.

Le serveur à scrutation peut donc être implanté dans une classe UserLandPolling-

TaskServer. Comme l’héritage multiple des classes n’est pas permis en Java, cette classe

ne peut pas hériter de RealtimeThread. En revanche, nous pouvons utiliser un champ

privé de classe contenant une instance de RealtimeThread à laquelle on associe des
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PeriodicParameters. Les méthodes de Schedulable non implantées par la classe Abstract-

TaskServer peuvent alors être déléguées à ce champ.

Le code de cette classe est fourni par l’annexe C.10.

7.5.3 Serveur ajournable

Le DS peut être intégré à l’analyse de faisabilité, mais son comportement n’est pas

périodique. Sa capacité est effectivement restaurée périodiquement, mais il peut se déclen-

cher n’importe quand puisqu’il conserve sa capacité tant qu’elle n’est pas consommée.

Son implantation sera donc assez semblable à celle du PS, à la différence que l’objet

Schedulable auquel on va déléguer le comportement ne sera plus un RealtimeThread

mais un AsyncEventHandler. Cet objet sera attaché à un événement particulier qui servira

à réveiller le serveur chaque fois qu’un événement survient.

Une particularité du DS est qu’il peut disposer à un instant t d’une capacité supérieure

à sa capacité rafraichie périodiquement. En effet s’il lui reste x unités de temps de capacité,

alors xut avant le rafraichissement de sa capacité, il dispose en fait de x + Cs ut. Si des

tâches sont en attente, avec un coût plus fort que la capacité restante du serveur, il sera

donc nécessaire de réveiller le serveur x unités de temps avant le rafraichissement de sa

capacité.

Le code de cette classe est fourni par l’annexe C.10.

7.6 Synchronisations

Nous étudions ici l’influence des synchronisations sur nos serveurs de tâche.

Partage de ressources entre tâches temps réel dur Le partage de ressource entre

tâches temps réel dur n’affecte pas le serveur, puisqu’il s’exécute à une priorité plus élevée

que les autres tâches du système.

Partage de ressources entre tâches temps dur et tâches traitées par le serveur

Le serveur peut être bloqué si une tâche temps réel souple apériodique demande un verrou

sur une ressource déjà obtenu par une autre tâche. Ce temps de blocage peut être borné

si l’on connait a priori les ressources utilisées par les tâches apériodiques et le protocole

de synchronisation utilisé. L’analyse de faisabilité pourra alors conclure sur la possibilité

d’autoriser ce partage.

En revanche, le serveur ne peut théoriquement pas bloquer d’autre tâche : comme

les tâches qu’il sert sont exécutées en une seule fois, elles disposent de suffisamment de

temps processeur pour exécuter leur section critique entièrement. Cela suppose bien sûr

que la tâche n’est pas interrompue par l’épuisement de la capacité. Dans le cas contraire,

il faudra veiller à relâcher les verrous possédés par une tâche apériodique interrompue, ce
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qui ne peut se faire que dans la méthode interruptAction() de l’objet Interruptible

qu’il encapsule. Ceci nécessite la sémantique de l’interface Lock apportée par Java 1.5.

Par ailleurs, si les tâches temps réel souple peuvent accéder à des ressources, la dupli-

cation BS doit être désactivée.

7.7 Surcoût et intégration à l’analyse de faisabilité

Le surcoût de ce mécanisme pour le système dépend de l’implantation de la RTJVM.

Nous utilisons un Schedulable pour le seveur (un RealtimeThread pour le PS et un

AEH pour le DS), ainsi qu’un AEH pour chaque tâche apériodique afin d’implanter la

duplication en BS.

Il peut donc sembler au premier abord que le surcoût augmente avec le nombre de

tâches apériodiques à traiter. Cependant, la spécification précise qu’un AEH n’est pas

forcément attaché à un thread. Comme toutes les répliques sont traitées à la même priorité,

une implantation optimisée de la RTJVM devrait en principe n’utiliser qu’un seul thread

pour tous les traitements dupliqués.



Chapitre 8

Voleurs de temps creux

Nous présentons dans ce chapitre un algorithme de vol de temps creux dynamique, im-

plantable, aussi bien du point de vue de la complexité algorithmique que de sa réalisation

avec RTSJ sur une plate-forme standard. Pour cela, nous nous basons sur une approxima-

tion, une borne minimale, des temps creux disponibles. Nous montrons comment obtenir

cette borne minimale dynamiquement en un temps constant, grâce à des calculs de com-

plexité linéaire en mémoire intégrables à l’analyse de faisabilité. Les résultats présentés

ici ont été publiés en partie dans [MM08b], [MM08c] et [MM08a].

8.1 Utilisation de DASS au niveau utilisateur

Davis propose un algorithme approché, DASS, présenté dans la section 4.7.2. Cet

algorithme permet de borner la quantité de temps creux disponible au niveau de prio-

rité i à l’instant t, Si(t), par la durée de l’intervalle [t, di(t)[ à laquelle il faut retrancher

l’interférence maximale causée par les niveaux de priorité supérieurs ou égaux à i. Cette in-

terférence est bornée par la somme des interférences de chaque niveau de priorité. Comme

l’équation 4.17 nous donne l’interférence d’un niveau de priorité durant un intervalle donné

en temps constant, on obtient une borne sur l’interférence totale, et donc sur Si(t), en

temps linéaire. Pour calculer la quantité de temps creux du système, il faut alors prendre

le minimum des Si(t), ce qui donne une complexité totale en temps quadratique. Toute-

fois, Si(t) n’a besoin d’être recalculé que lorsque τi complète une instance. Le reste du

temps il peut être mis à jour en temps constant à condition de savoir combien de temps

le processeur a été inoccupé ou occupé avec des tâches moins prioritaires depuis le précé-

dent calcul. Si les Si(t) sont à jour, la quantité de temps creux s’obtient en temps linéaire

(S(t) = min∀i Si(t)).

Le support du temps CPU semble donc nécessaire pour implanter DASS.

Temps CPU pour l’approximation de l’interférence Nous rappelons ici l’équation

4.17 qui donne l’interférence d’une tâche τi sur une tâche τj de plus faible priorité dans

103
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un intervalle [a,b] :

Ij
i (a, b) = c̄i(a) + fi(a, b)Ci + min(Ci, (b− xi(a)− fi(a, b)Ti)0)

Le temps d’exécution restant c̄i(t), doit être connu. En réalité, si ce calcul n’est effectué

que lorsque τj termine une instance, cela implique c̄i(t) = 0, car dans le cas contraire c’est

τi qui serait entrain de s’exécuter. Ceci est vrai même dans le cas où les tâches partagent

des ressources à condition de supposer qu’elles relâchent leurs verrous avant la fin de leur

exécution.

Temps CPU pour mettre à jour Si(t) Lorsqu’à un instant quelconque on désire

connâıtre Si(t), il suffit de retrancher à la dernière valeur calculée le temps consommé

depuis par toutes les tâches de priorité inférieure, incluant le temps pendant lequel le

processeur est resté inoccupé.

Si l’OS ne fournit pas cette information, il est toujours possible de surveiller la consom-

mation de chaque tâche. Le principe est détaillé dans la section 9.1. La solution consiste

à garder en mémoire une pile contenant les tâches démarrées et non terminées. Une tâche

est empilée lorsqu’elle démarre, dépilée lorsqu’elle termine. Avant d’empiler une tâche,

on met à jour le temps consommé par la tâche se trouvant au sommet de la pile. Si les

partages de ressources sont autorisés, les changements de contexte liés aux inversions de

priorité ne sont pas détectables (sauf dans le cas de PCE) : le temps mesuré est alors le

temps passé à chaque niveau de priorité et non plus le temps consommé par chaque tâche.

On peut alors, à chaque fois qu’une tâche démarre, mettre à jour le Si(t) de toutes

les tâches plus prioritaires que celle qui s’exécutait précédemment. De la même façon, à

n’importe quel instant t, il est possible de mettre à jour les Si(t) de toutes les tâches plus

prioritaires que celle qui s’exécute actuellement.

L’erreur dans le temps mesuré si le partage de ressources est autorisé n’est pas problé-

matique. Supposons en effet qu’une tâche de priorité élevée τh est restée bloquée car elle

désire accéder à une ressource détenue par une tâche moins prioritaire τb. Cette dernière

a alors vu sa priorité augmenter et s’est exécutée jusqu’à relâcher le verrou. Ce temps

supplémentaire qui a été nécessaire ne peut pas être retranché à Sh. Cependant, l’erreur

maximale est égale à Bh. Or Bi est précisément la valeur que l’on retranche à tous les Si

lorsque l’on désire savoir si des temps creux sont volables (équation 4.15).

Il est donc possible d’implanter DASS au niveau utilisateur, à condition d’ajouter au

début de chaque tâche une mise à jour en temps linéaire de tous les Si(t) et à la fin de

chaque tâche un calcul, en temps linéaire également, du Si(t) concerné. Ces opérations

doivent de plus être protégées contre toute interruption. Lorsque l’on a besoin de calculer

la quantité de temps creux, il est de nouveau nécessaire de mettre à jour tous les Si(t) et

de déterminer la valeur minimale. Ceci se fait également en temps linéaire.

Par ailleurs, une approximation moins fine de la quantité de temps creux peut être
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obtenue en temps constant. Puisque l’on effectue déjà un parcours partiel des tâches à la

fin de chaque instance pour mettre à jour le temps consommé et calculer l’interférence, il

est possible d’en profiter pour calculer le minimum des Si. Le reste du temps, dans le pire

scénario, la valeur a diminué du temps écoulé depuis le dernier calcul.

8.2 Un algorithme de vol de temps creux minimal

Afin de réduire le coût, et donc l’impact sur l’ordonnançabilité du système, des opé-

rations à ajouter en début et fin d’instance de chaque tâche, nous proposons un autre

algorithme, Minimal Approximate Slack Stealing (MASS)∗. Comme pour la version légè-

rement modifiée de DASS décrite dans la section précédente, la quantité de temps creux

disponible à un instant quelconque est obtenue en temps constant en se basant sur le pire

scénario dans lequel elle a diminué du temps écoulé depuis son dernier calcul.

Le dernier calcul en question est effectué à chaque fois qu’une tâche termine son exécu-

tion. Il s’effectue comme pour DASS en temps linéaire car l’interférence causée par chaque

tâche plus prioritaire doit toujours être estimée, afin d’en faire la somme. En revanche le

nombre d’opérations nécessaire pour estimer chaque interférence est beaucoup plus petit,

car on l’approxime au lieu de le calculer.

Afin de contrôler la consommation des tâches, il est également nécessaire d’ajouter

des opérations au début de l’exécution des tâches. Cette fois, ceci peut être fait en temps

constant, car il n’est plus nécessaire d’exploiter cette donnée instantanément.

Notations Nous reprenons les notations utilisées pour décrire le voleur de temps creux

dynamique dans la section 4.6.1.

On note αi la ie tâche apériodique. On note la plus haute priorité 1. Une activité de

niveau 0 correspond à une inactivité du système. La priorité la plus forte (1) est réservée

pour la tâche qui implante le mécanisme de gestion des tâches apériodiques. Une plage de

priorité commençant à 2 est réservée pour l’exécution des tâches apériodiques prises en

charge par le mécanisme. On note hrtp l’ensemble des priorités temps réel dur, c’est-à-dire

les valeurs de priorité supérieures.

8.3 Données à collecter et à calculer

Nous rappelons que la quantité de temps creux au niveau i notée Si(t) est le délai

applicable au trafic en attente à la priorité i sans que les requêtes composant ce trafic ne

dépassent leur échéance. Ceci ne tient pas compte des tâches de priorités inférieures.

Nous décomposons Si(t) en deux parties afin d’en faciliter le calcul. Ces deux parties

sont la quantité de travail qui peut être exécutée à la priorité i avant la prochaine échéance

d’une requête de τi, et la quantité de travail qui est demandée au niveau i. On note w̄i(t)

la quantité de travail disponible et c̄i(t) la quantité de travail demandée au niveau i.
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On a alors Si(t) = w̄i(t)− c̄i(t).

La quantité de temps creux disponible à la priorité la plus haute du système à l’instant

t pour qu’aucune tâche périodique ne rate sa prochaine échéance est alors le minimum

parmi les Si(t), comme rappelé par l’équation 8.1.

S(t) = min
∀i∈hrtp

Si(t) = min
∀i∈hrtp

(w̄i(t)− c̄i(t)) (8.1)

Comme les temps creux ne sont calculés que lorsqu’une tâche termine une instance,

les valeurs monitorées des c̄i(t) ne doivent être égales ou inférieures à leur valeurs réelles

qu’à ce moment là.

8.4 Initialisation des données

Dans le cas d’une activation synchrone des tâches à l’instant t0, l’équation 8.2 permet

de calculer pour chaque tâche une borne maximale pour l’interférence des tâches plus

prioritaires sur τi.

Ii(t0) ≤
∑

∀k<i

⌈

Di

Tk

⌉

Ck (8.2)

Le calcul de cette borne consiste à sommer les interférences causées par chaque tâche

plus prioritaire. Cette interférence est une valeur pessimiste plus forte que l’interférence

de τk sur τi donnée par l’équation 4.17 page 67. Toutefois, l’interférence comptabilisée ici

trop tôt permettra d’estimer plus facilement l’interférence plus tard dans l’exécution du

système.

Dans le cas d’une première activation non synchrone des tâches, le nombre d’activa-

tions de τk entre le démarrage de τi et sa première échéance absolue doit être calculé.

L’interférence de τk sur τi est alors égale à ce nombre multiplié par Ck.

On a par conséquent au démarrage du système :

∀i

{

w̄i(t0) = Di − Ii(t0)

c̄i(t0) = Ci

(8.3)

L’initialisation a une complexité quadratique en temps car il faut calculer l’interférence

maximale de chaque tâche. Ceci n’est pas problématique car ces calculs peuvent être

exécutés avant le démarrage du système, et n’interfèrent donc pas sur son fonctionnement.

8.5 Mise à jour des données

Nos indices évoluent à chaque pas de l’horloge du système. Soit δk la durée d’occupation

du processeur par la tâche τk durant un intervalle [t1, t2]. Entre t1 et t2, c̄k a diminué de

δk, et pour toutes les tâches τl plus prioritaire de τk, w̄l a diminué de δk.
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Nous n’avons toutefois besoin des valeurs des w̄i et c̄i que lorsqu’une tâche termine une

instance. Nous montrons ici comment il est possible de maintenir une borne minimale de

w̄i pour toutes les tâches en ajoutant des opérations en temps linéaire à la fin de chaque

instance, et une borne maximale de c̄i pour toutes les tâches en ajoutant des opérations

en temps constant au début et à la fin de chaque tâche.

Notations pour le reste de la section : Nous notons td la dernière date à laquelle

une tâche a commencé une instance, tf la dernière date à laquelle une tâche a terminé

une instance, t la date courante, dtf = (t− tf ) et dtd = (t− td).

8.5.1 Maintien d’une borne minimale pour les w̄i

Considérons que la tâche τl, une tâche périodique temps réel dur quelconque, termine

une instance à la date t. La dernière mise à jour de la valeur des w̄i date de l’instant tf .

Il faut donc étudier l’intervalle [tf , t]. On cherche à calculer pour toutes les tâches τk la

valeur w̄k(t) en fonction de w̄k(tf ).

Cas des tâches plus prioritaires que τl Pour toutes les tâches τk de plus forte priorité

que τl, on a w̄k(tf ) = w̄k(td)− dtf car dans l’intervalle [tf , t], seules des tâches de priorité

inférieure ou égale à l ont été exécutées. En effet, si une tâche de plus forte priorité

avait été exécutée dans cet intervalle, elle aurait terminé son exécution avant τl, étant

plus prioritaire. On fait ici toutefois l’hypothèse qu’une tâche relâche les verrous qu’elle

pourrait posséder avant la fin de son exécution périodique.

∀k ∈ hrtp\k < l, w̄k(t) = w̄k(tf )− dtf

Cas de τl La tâche τl vient de terminer une instance. Depuis la dernière fin d’instance

d’une tâche, le système n’a pu exécuter que τl ou des tâches de plus faible priorité (même

argument que dans le paragraphe précédent). Par conséquent, w̄l a diminué de dtf . Ce-

pendant, l’intervalle considéré pour le calcul des temps creux au niveau l augmente d’une

période de τl. La valeur de w̄l augmente donc de Tl mais diminue de l’interférence que va

subir la tâche de la part des tâches plus prioritaires qui seront activées entre sa prochaine

activation, xl(tf ), et sa prochaine échéance dl(tf ). Rappelons que l’interférence qu’elle

subit de la part des tâches activées avant xl(tf ) a déjà été prise en compte dans w̄l(tf ).

Cette interférence est bornée par la somme des interférences provenant de chacune des

tâches plus prioritaires. Nous donnons dans la section 8.6 une procédure pour borner l’in-

terférence d’une tâche sur une autre en temps constant qui ne nécessite qu’un seul test

(la valeur exacte peut être obtenue en temps constant par l’équation 4.17, mais nécessite

plus de calculs).

w̄k(t) = w̄k(tf )− dtf + Tk − Ik(t)
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Cas des tâches moins prioritaires que τl Pour les tâches de priorité plus faible que

τl, le problème est plus compliqué. En effet, la quantité de travail disponible n’a diminué

que pour celles d’entre elles qui ont vu s’exécuter dans l’intervalle d’étude des tâches moins

prioritaires. Soit il faut mettre à jour en temps linéaire les w̄i pour tout i à chaque début

d’instance (comme dans l’algorithme DASS légèrement modifié), soit il faut accepter ici

encore une perte temporaire de précision. Nous allons en effet considérer que la quantité

de travail disponible a diminué de dtf pour toutes les tâches moins prioritaires. On leur

rajoute toutefois immédiatement c̄l(t), qui correspond au temps processeur occupé par τl

dans l’intervalle, temps qui n’a donc pas été perdu aux niveaux de priorité inférieurs. Le

reste de l’erreur pourra être rattrapé lorsque les tâches s’étant réellement exécutées dans

cet intervalle termineront leur exécution, en augmentant le travail disponible du temps

d’exécution de ces tâches.

∀k > l, w̄k(t) = w̄k(tf )− dtf + c̄∗l

où c̄∗l est le temps consommé par par τl. Il est égal à Cl − (c̄l(t) − min(dtf , dtd)) si les

tâches peuvent consommer moins que leur pire temps d’exécution, Cl sinon.

8.5.2 Maintien d’une borne maximale pour les c̄i

Pour maintenir à jour les c̄i(t) il faut intervenir chaque fois qu’une tâche démarre ou

complète une instance. La procédure est la même que pour DASS, mais on ne met à jour

que le c̄i(t) de la tâche qui occupait le processeur précédemment, ce qui se fait en temps

constant, la mise à jour des w̄i(t) étant reportée jusqu’à la prochaine fin d’exécution d’une

tâche.

Lorsqu’une tâche τl commence une instance à l’instant t, si k est le niveau de priorité

qui occupait le processeur précédemment (si τk est la tâche occupant le sommet de la pile

d’exécution), si k appartient à hrtp, c̄k diminue de min(dtf , dtd).

Lorsqu’une tâche τl termine une instance à l’instant t, c̄l(t) = Cl.

8.5.3 Bilan des opérations à effectuer

Lorsqu’une tâche temps réel dur périodique quelconque τl termine une ins-

tance : Soit k ∈ hrtp,

∀k < l, w̄k(t) = w̄k(tf )− dtf

∀k > l, w̄k(t) = w̄k(tf )− dtf + c̄∗k

k = l,

{

w̄k(t) = w̄k(tf )− dtf + Tk − Ik(t)

c̄k(t) = Ck

(8.4)

L’équation 8.4 récapitule les opérations à effectuer lorsqu’une tâche temps réel dur

complète une instance. Ces opérations se font en un temps linéaire en nombre de tâches.
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Le calcul de c̄∗i n’est nécessaire que si les temps d’exécution des tâches peuvent varier.

Lorsqu’une tâche tâche temps réel dur périodique quelconque τl commence une

instance : Soit τk la tâche au sommet de la pile d’exécution (précédemment exécutée),

Si k ∈ hrtp, c̄k(t) = c̄k(max(tf , td))−min(dtf , dtd) (8.5)

L’équation 8.5 récapitule l’opération à effectuer chaque fois qu’une tâche temps réel

dur débute une instance. Cette opération a une complexité en temps constant.

8.6 Approximation de l’interférence

On considère une tâche τj temps réel dur périodique quelconque qui termine une

instance à l’instant t2. On connait w̄j(t1), t1 étant la date du dernier instant de mise à

jour de w̄j. On note sa prochaine échéance dj(t2) et la suivante d+
j (t2). On a dj(t2) ≥ t2

et d+
j (t2) = dj(t2) + Tj. On sait qu’entre t1 et t2, le travail disponible à la priorité j a

diminué de dt = t2− t1. À l’instant t2, il augmente de Tj moins Ij(t2), l’interférence subie

par τj venant de l’exécution des tâches plus prioritaires activées entre dj(t2) et d+
j (t2). En

effet, l’interférence subit avant dj(t2) à déjà été prise en compte lors du calcul de w̄j(t1).

Les deux inéquations suivantes nous permettent de trouver une borne supérieure pour

cette interférence :

Ij(t) ≤
∑

k<j

Ij
k(t) (8.6)

Ij
i (t) ≤ Nbaj

i (t).Ci (8.7)

où Ij
i (t) est l’interférence des instances de τi sur τj qui commencent entre dj(t) et

d+
j (t), et Nbaj

i (t) est le nombre d’activations de τi entre dj(t) et d+
j (t).

La première indique que l’interférence subie de la part de l’ensemble des tâches plus

prioritaires est bornée par la somme des interférences de chaque tâche plus prioritaire, la

seconde que l’interférence d’une tâche est bornée par le produit de son nombre d’activa-

tions et de son coût.

Nous montrons maintenant que Nbaj
i (t), et donc Ij

i (t), ne peut prendre que deux

valeurs, qui peuvent être calculées avant le démarrage des tâches temps réel dur, et que

l’on peut déterminer laquelle en temps constant,

8.6.1 Valeurs possibles de Nbaj

i(t)

Soit q et r le quotient et le reste dans la division euclidienne de Tj par Ti. On a

Tj = qTi+r. Pour chaque activation de τj, on note u le temps avant la prochaine activation
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τi

τj

Ti

Tj Tj

qTi r u (k − 1)Ti v

Fig. 8.1 – Nombre d’activations - notations

de τi, k = Nbaj
i (t) le nombre d’activations de τi avant la prochaine activation de τj et v

le nombre tel que v = Tj − (k − 1)Ti − u. On a Tj = u + (k − 1)Ti + v, u < Ti et v < Ti.

La figure 8.1 récapitule ces notations.

Theoreme 1. Il n’y a que deux valeurs possibles pour k, qui sont q + 1 et q.

Preuve de k > q − 1.

Supposons k ≤ q − 1,

k ≤ q − 1⇒ k − 1 ≤ q − 2⇒

u + (k − 1)Ti + v < Ti + (q − 2)Ti + Ti

car u < Ti et v < Ti.

Donc, puisque nous avons u + (k − 1)Ti + v = Tj, on obtient Tj < qTi.

Ce qui est en contradiction avec Tj = qTi + r, r ≥ 0.

Preuve de k < q + 2.

Supposons k ≥ q + 2,

k ≥ q + 2⇒ k − 1 ≥ q + 1⇒

u + (k − 1)Ti + v ≥ u + (q + 1)Ti + v ⇒

Tj ≥ (q + 1)Ti, car u ≥ 0 et v ≥ 0. Ce qui est en contradiction avec Tj = qTi + r, q ≥ 1

et r < Ti.

8.6.2 Choix de la valeur de Nbaj

i(t)

Le nombre d’activations de τi dans l’intervalle [dj(t), d
+
j (t)] est donc égal à q ou à

q + 1. Nous allons montrer que pour savoir quelle est la bonne valeur, il faut comparer u

et r. Rappelons que u est la durée entre la prochaine échéance de dj(t) et la prochaine

activation de τi.
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q = 2

u1 < r

Ti Ti

t1 t2

Nbaj
i (t1) = 3 Nbaj

i (t2) = 2

τi

τj

Fig. 8.2 – Nombre d’activations - exemple

Theoreme 2.

u ≤ r ⇒ k = q + 1 (8.8)

u > r ⇒ k = q (8.9)

Preuve de l’équation 8.8.

k = q + 1⇒ k − 1 = q ⇒

u + (k − 1)Ti + v = qTi + u + v ⇒

u + v = r ⇒

u ≤ r car u ≥ 0 et v ≥ 0.

Preuve de l’équation 8.9.

k = q ⇒

u + (k − 1)Ti + v = (q − 1)Ti + u + v ⇒

u + v − Ti = r ⇒

u > r car v < Ti.

La figure 8.2 illustre ce théorème. Pour déterminer Ij
i (t), il suffit donc de comparer

u et r. Or r peut être calculé avant le début du traitement des tâches périodiques, ou

obtenu par l’opérateur modulo qui correspond à une instruction dans le bytecode Java.

Pour obtenir u, il faut soustraire xj(t) à xi(xj(t)) : xj(t) est connu et xi(xj(t)) s’obtient

avec une division et une multiplication (xi(t) = ⌈t/Ti⌉Ti). La complexité est donc la même
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Période Coût Échéance
τ1 3 1 3
τ2 5 2 5
τ3 15 2 14

(a) Données du système
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w3(t)
c3(t) 2

S3(t)

(b) Diagramme d’exécution sans tâches apériodiques

Fig. 8.3 – Calcul de la laxité de niveau 3 avec DASS et avec MASS

que pour obtenir l’interférence exacte dans un intervalle quelconque donnée par l’équation

4.17 page 67, mais le nombre d’opérations nécessaire est beaucoup moins important.

8.7 Exemple comparatif de DASS et MASS

Nous proposons ici un exemple numérique permettant de mieux comprendre les diffé-

rences d’approche dans les algorithmes DASS et MASS.

Le système étudié comporte trois tâches. Les paramètres des tâches et l’exécution du

système en l’absence de tâches apériodiques est donné par la figure 8.3.

Nous nous intéressons au calcul de la laxité au niveau 3.

Avec DASS À l’instant 0, S3(0) est égal à l’échéance de τ3, à laquelle on retranche

son coût, et l’interférence de τ1 et de τ2 dans l’intervalle [0, 14]. On a donc S3(0) =

14− 5 ∗ 1− 3 ∗ 2− 2 = 1. C’est en effet le nombre d’unités de temps inutilisé au niveau 3

dans l’intervalle [0,14]. Cette quantité n’évolue pas avant l’instant 9, car seules les tâches

de priorité inférieure ou égale à celle de τ3 sont exécutées. Remarquons en revanche qu’aux

instants 3 et 5, il est nécessaire de retrancher respectivement 2 ut à S1(t) et 1 ut aussi

bien à S1(t) qu’à S2(t), d’où la complexité en temps linéaire des opérations à effectuer au

début de chaque tâche.
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À l’instant 9, τ3 termine l’exécution de sa première instance. L’intervalle considéré

pour le calcul de S3(t) n’est plus [t, 14] mais [t, 29]. La durée de cet intervalle à l’instant

9 est égale à 20 ut, auxquelles il faut retrancher l’interférence de 4 activations de τ2, de 7

activations de τ1 et d’une activation de τ3. On a donc S3(9) = 20− 8 − 7 − 2 = 3. S3(9)

est recalculée entièrement sans tenir compte de l’information déjà connue qu’il reste une

unité de temps libre jusqu’à l’instant 14.

Avec MASS La valeur de w̄3(0) est égale à l’échéance de τ3 diminuée des interférences

de τ1 et τ2 sur l’intervalle [0, 14]. On a donc w̄3(0) = 14 − 6 − 5 = 3. Comme c̄3(0) = 2,

cela nous donne S3(0) = 1, soit la même valeur que celle donnée par DASS.

Aux instants 1 et 3, les tâches τ1 et τ3 complètent une instance. w̄3(t) est alors décré-

menté du temps écoulé, mais immédiatement incrémenté du coût des tâches qui terminent,

et ne varie donc pas avant l’instant 7.

En revanche, c̄3(t) est mis à jour à l’instant 5. En effet, τ2 démarre alors une instance,

et la tâche qui s’exécutait précédemment, τ3 est mise à jour. On a w̄3(5) = 3 et c̄3(5) = 1,

ce qui donne S3(5) = 2. Cette valeur est fausse et, plus grave, est supérieure à la valeur

exacte (S3(5) = 1). Cette erreur n’a pourtant pas d’influence car les temps creux ne sont

évalués que lorsqu’une tâche termine son exécution. La prochaine évaluation aura donc

lieu à l’instant 7.

Or, à l’instant 7, w̄3 et w̄2 sont décrémentés de 3 ut, car c’est le temps écoulé depuis

la dernière terminaison d’une tâche périodique, et incrémenté du coût de τ1, c’est-à-dire

seulement 1 ut. On a donc S3(7) = 3 − 3 + 1 − 1 = 0, soit une valeur inférieure à celle

retournée par DASS.

Au temps 8, τ2 complète à son tour une exécution, w̄3(8) est donc décrémenté de 1 ut

et incrémenté de 2 ut. On a donc S3(8) = 1 + 2− 1− 1 = 1, soit la même valeur que celle

retournée par DASS.

Enfin au temps 9, c’est τ3 qui complète son instance. L’interférence qu’elle va subir dans

l’intervalle [9, 15] de la part de τ1 et de τ2 est déjà intégrée à w̄3, car on a borné l’interférence

par le nombre d’activation multiplié par le coût, et que la prochaine activation aussi bien

de τ1 que de τ2 n’intervient qu’au temps 15. La valeur de w̄3 augmente d’une période

(29− 14 = 15) puisque l’on considère la prochaine échéance, et diminue de l’interférence

de τ1 et de τ2 dans l’intervalle [15, 30]. On a S3(9) = (2 + 15− 6− 5)− 2 = 3.

Remarques sur le calcul de l’interférence Dans cet exemple, le calcul de l’interfé-

rence de τ1 et de τ2 sur τ3 n’est pas très compliqué car lors de l’échéance de τ3, toutes les

instances commencées sont terminées. Autrement dit, l’interférence causé par une tâche

est un multiple de son nombre d’activation.

Si ce n’était pas le cas, DASS calculerait l’interférence exacte, d’où la constante du

temps de calcul nécessaire plus grande, tandis que MASS utiliserait la borne supérieure

donnée par le nombre d’activations multiplié par le coût. Cette approximation permet à
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public f ina l void run ( ) {
do {

computeBeforePer iodic ( ) ;
l o g i c . run ( ) ;
computeAfterPer iodic ( ) ;
waitForNextPeriod ( ) ;

} while ( ! s l a c k S t e a l e r . f lagEnd ) ;
}

Fig. 8.4 – Méthode run() d’un Schedulable compatible avec un voleur de temps creux

l’instance suivante de ne considérer que les activations de tâches de plus forte priorité qui

surviennent à un instant supérieur ou égal à l’échéance.

8.8 Implantation

Les implantations de DASS et de MASS ne diffèrent pas beaucoup de celles des serveurs

de tâches. La partie « ordonnancement » est exactement la même. Un voleur de temps

creux est finalement un serveur de tâches dont la capacité est égale à chaque instant à la

quantité de temps creux dans le système.

Nous proposons donc la classe AbstractUserLandEventManager. Cette classe regroupe

le code commun aux serveurs et au voleur de temps creux. La classe AbstractUserLand-

TaskServer est alors modifiée pour étendre AbstractUserLandEventManager. Une nou-

velle classe, AbstractUserLandSlackStealer est proposée pour mutualiser le code commun

à tous les voleurs de temps creux.

La plus grosse difficulté dans l’implantation consiste dans le calcul des temps creux.

Nous l’avons vu, il est nécessaire d’ajouter des opérations au début et à la fin de chaque

tâche périodique. Pour cela, il n’y a pas d’autre solution avec la spécification actuelle que

d’utiliser notre propre sous classe de RealtimeThread : AbstractSlackCompatibleSche-

dulable. Cette classe prend en paramètre un Runnable encapsulant le code à exécuter

périodiquement.

Sa méthode run(), déclarée final, est donnée par la figure 8.4. Les méthodes com-

puteBeforePeriodic() et computeAfterPeriodic() sont déclarées abstraites.

Chaque voleur de temps creux devra alors se voir associer une implantation de Abs-

tractSlackCompatibleSchedulable implantant ces méthodes.

Dans le cas de DASS et de MASS, les opérations doivent être effectuées à la plus

haute priorité et protégées par un verrou. Pour cela, nous avons choisi d’ajouter dans les

classes implantant ces algorithmes deux AEs wakeAfterPeriodic et wakeBeforePerio-

dic auxquels nous avons attaché deux AEHs associés à la plus haute priorité. Lorsque

la méthode computeBeforePeriodic(), respectivement computeAfterPeriodic() d’un
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void computeAfterPer iodic ( ) {
synchronized ( s l a c k S t e a l e r . l o ck ) {

s l a c k S t e a l e r . c a l l e r = this ;
s l a c k S t e a l e r . wakeAfterPer iod ic . f i r e ( ) ;

}
}

void computeBeforePer iodic ( ) {
synchronized ( s l a c k S t e a l e r . l o ck ) {

s l a c k S t e a l e r . c a l l e r = this ;
s l a c k S t e a l e r . wakeBeforePer iod ic . f i r e ( ) ;

}
}

Fig. 8.5 – Méthodes computeBeforePeriodic() et computeAfterPeriodic() d’un Schedu-
lable compatible avec MASS et DASS

SlackCompatibleSchedulable est appelée, celui-ci, possédant une référence sur le voleur

de temps creux, peut appeler la méthode fire() de l’événement concerné et mettre à jour

une référence permettant au voleur de temps creux de savoir qui l’a réveillé. La figure 8.5

illustre ces propos.

Cette solution retenue pour l’implantation des voleurs de temps creux présente un

inconvénient important : si un autre type de RealtimeThread est utilisé dans le système,

il ne sera pas intégré à l’analyse pour calculer la quantité de temps creux. Nous proposons

donc dans le chapitre 9 de modifier la spécification pour ajouter plus facilement du code

exécuté automatiquement à la fin et au début de chaque tâche.

Le code de ces classes est disponible dans les annexes.
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Chapitre 9

Propositions d’ajouts à la

spécification RTSJ

Ce chapitre présente les modifications à RTSJ qui permettraient de mieux y intégrer

notre gestionnaire d’événements, ainsi que d’autres propositions pour améliorer l’utili-

sation portable au niveau utilisateur de la spécification. Les propositions faites dans ce

chapitre ont été publiées dans [MM08a].

9.1 Obtenir le temps CPU au niveau utilisateur

La surveillance du temps CPU est une fonctionnalité qui fait défaut dans RTSJ, et est

l’objet du point sept du JSR 282 :

7. Add a method to Schedulable and ProcessingGroupParameters, that

will return the elapsed CPU time for that schedulable object (if the implemen-

tation supports CPU time)

7. Ajouter une méthode à Schedulable et à ProcessingGroupParameters

qui retourne le temps processeur pour cet objet ordonnançable (si l’implémen-

tation supporte la surveillance du temps CPU).

L’exécution d’une tâche τi temps réel dur périodique peut être vu comme une suc-

cession de périodes pendant lesquelles elle occupe le processeur, et de périodes pendant

lesquelles le processeur est occupé avec des tâches plus prioritaires. En effet, comme la

politique d’ordonnancement est non oisive, si le processeur n’exécute pas τi alors que celle-

ci est activée, c’est qu’il est occupé à une priorité plus élevée. Ainsi, pour connaitre le

temps CPU de τi, il faut sommer les durées des périodes pendant lesquelles elle occupe le

processeur. La première période d’occupation du processeur débute forcément lorsque la

tâche démarre son traitement. Les périodes suivantes démarrent chaque fois qu’une tâche

qui a préempté τi termine son exécution, rendant ainsi la main à τi. De même, la dernière

période d’occupation termine lorsque τi termine son traitement, et les précédentes chaque

fois que τi est préemptée, c’est-à-dire chaque fois qu’une tâche de plus forte priorité débute

117
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Fig. 9.1 – Obtention du temps CPU au niveau utilisateur

son exécution.

Autrement dit, les instants à surveiller correspondent tous au début du traitement

d’une tâche ou à la fin de ce traitement. Si on ajoute au sommet d’une pile une tâche qui

commence son exécution, et que le sommet de la pile est enlevé chaque fois qu’une tâche

termine son exécution, la tâche actuellement traitée se trouve toujours en haut de cette

pile. Si, en plus, la date du dernier événement est sauvegardé avant chaque opération sur

la pile, on peut mettre à jour le temps consommé par chaque tâche.

La figure 9.1 illustre cette procédure : la pile y est représentée au dessus du diagramme.

À l’instant a, la tâche τ3 commence son exécution. Elle est donc empilée et le temps qu’elle

a consommé est nul. À l’instant b, la tâche τ2 commence son exécution, préemptant τ3. Le

temps consommé par τ3 est donc maintenant de b− a et τ2 est empilée. Le même scénario

se produit à l’instant c lorsque τ1 préempte τ2. τ1 termine son exécution à l’instant d,

elle est donc dépilée. Lorsque τ2 termine à son tour son exécution à l’instant e, elle a

consommé c− b + e− d unités de temps.

Il est donc nécessaire de pouvoir ajouter du code au début et à la fin de chaque tâche.

Nous avons vu dans la section 8.8 que cela était possible.

Il est par conséquent possible d’ajouter la fonctionnalité de la surveillance du temps

CPU même si l’implémentation ne la supporte pas, à condition d’accepter d’en payer le

prix en mémoire et en temps. Le prix en temps est ajouté au coût du changement de

contexte, et le coût en mémoire est borné par le nombre de tâches (taille maximale de la

pile).
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Un inconvénient majeur de ce mécanisme est qu’il ne fonctionne que si toutes les tâches

composant le système sont codées avec une sous-classe modifiée de RealtimeThread. Si

une autre classe est utilisée pour coder une tâche, rien ne peut plus être déduit du temps

séparant deux événements de type début ou fin d’une instance d’une tâche codée avec

la classe modifiée. De plus il faut veiller à ce que les opérations ajoutées en fin et début

d’instance soient atomiques, ou exécutées à la plus haute priorité.

Par ailleurs, si des tâches plus prioritaires que la machine virtuelle s’exécutent sur le

système, les temps mesurés perdront en précision. Dans l’optique d’une approche pire cas,

cela n’est pas catastrophique. En effet, les temps mesurés seront toujours plus grands que

les temps réellement consommés.

Enfin, ce mécanisme ne peut fonctionner que si les tâches ne partagent pas de res-

sources. En cas d’inversion de priorité dû à un accès concurrent, il n’y pas pas de possi-

bilité de maintenir la pile à jour. Les temps mesurés ne seront plus les temps consommés

par chaque tâche, mais le temps passé pour chaque niveau de priorité.

Dans l’éventualité d’une RTJVM tournant sur un OS non temps réel, ou sur lequel le

temps CPU n’est pas implanté nativement, il parait toutefois raisonnable de permettre au

programmeur d’activer ce mécanisme au niveau utilisateur, sachant qu’il devra en payer

le prix en mémoire et en temps.

Nous proposons donc d’intégrer ce mécanisme dans la spécification, par l’ajout de

méthodes dans la classe Scheduler :

– setUserlandCPUTime(boolean value) ;

– RelativeTime getCPUTime(Schedulable s)

throws UnsupportedOperationException;

La première permet d’activer ou de désactiver la surveillance du temps CPU au ni-

veau utilisateur. La seconde retourne le temps CPU consommé par l’instance courante

d’un Schedulable passé en paramètre. Ce temps peut être fourni par le système si cette

fonction est disponible ou par la surveillance au niveau utilisateur si elle activée. Une

exception est levée si le temps CPU n’est ni disponible au niveau du système, ni activé

au niveau utilisateur.

Comme les opérations sont faites dans la classe Scheduler, les autres types de chan-

gements de contextes peuvent être pris en charge.

La pile nécessaire au calcul du temps CPU peut de plus être stockée dans la classe

Scheduler, qui peut réutiliser pour cela la structure que l’implémentation utilise pour

définir la politique d’ordonnancement, amortissant ainsi le surcoût en mémoire. Un autre

intérêt de déléguer le mécanisme à l’objet représentant l’ordonnanceur est qu’il va pouvoir

exécuter les opérations sur la pile à la plus haute priorité, assurant ainsi leur atomicité. Le

coût du mécanisme n’a plus besoin d’être ajouté aux pires temps d’exécution des tâches

utilisateur, mais est simplement ajouté au coût des changements de contexte.
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Afin de pouvoir intégrer ces coûts dans l’analyse de faisabilité, nous proposons l’ajout

d’une troisième méthode dans Scheduler, la méthode RelativeTime getContextSwitch-

Cost().

D’une part cette méthode permet une meilleure modularité pour l’analyse de faisabilité

(nous reviendrons sur ce point dans la section 9.3), d’autre part le type de mécanisme

utilisé pour la surveillance du temps CPU n’influe plus en dehors de la classe Scheduler.

9.2 Ajout de code en début et fin d’instance

Nous avons vu qu’il pouvait s’avérer très utile d’ajouter automatiquement du code au

début et à la fin des instances de chaque tâche : pour calculer le temps CPU au niveau

utilisateur, mais aussi pour implanter des algorithme tels que MASS.

Le temps d’exécution du code ajouté doit alors être pris en considération lors de

l’analyse de faisabilité, ce qui implique que la classe Scheduler, responsable de l’analyse

de faisabilité, connaisse ce temps d’exécution.

Par ailleurs, comme pour le calcul du temps CPU, certains traitements ne sont utiles

que s’ils sont réellement exécutés par toutes les tâches, et pas seulement par celles qui

sont codées avec une classe particulière. Il est parfois également nécessaire de rendre

non préemptif ces traitements. Enfin, on peut vouloir exécuter du code lors de chaque

changement de contexte, et pas seulement lors des préemptions « normales ».

Pour toutes ces raisons, il nous semble préférable de déléguer l’exécution de ce code

directement à la classe Scheduler, en y ajoutant la méthode :

– void addContextSwitchHandler(

AsyncEventHandler handler, boolean beforeSchedulable,

boolean afterSchedulable, boolean afterEachContextSwitch);

9.3 Analyse de faisabilité

Les méthodes permettant de réaliser l’analyse de faisabilité sont toutes situées dans

les classe Scheduler et RealtimeThread. En fait, les méthodes de RealtimeThread sont

des raccourcis faisant appel à celles de Scheduler. Par conséquent, pour changer l’algo-

rithme d’analyse de faisabilité utilisé, par exemple pour prendre en considération le cas

de l’utilisation d’un serveur ajournable, il faut surcharger l’ordonnanceur.

Ceci ne semble pas être justifié. En effet, on peut vouloir analyser le système d’une

façon différente, sans pour autant en changer le comportement. Selon le type d’application

visée, un simple test de charge peut suffire, ou encore on peut dans certains cas se contenter

de l’assurance que k échéances sur m seront respectées (modèle (m, k)firm [RH95]). On

peut bien sûr surcharger la classe codant l’ordonnanceur en ne réécrivant que les méthodes

de faisabilité, mais ce n’est pas une approche très optimisée en matière de réutilisation du

code.
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Nous proposons plutôt la création d’une interface FeasibilityAnalysis, et d’un

champ de ce type dans la classe Scheduler, avec les méthodes setFeasiblityAnalysis(

FeasibilityAnalysis fa) et getFeasiblityAnalysis(FeasibilityAnalysis fa) as-

sociées.

Les méthodes concernant la faisabilité dans la classe Scheduler peuvent alors déléguer

leur comportement à l’objet référencé par ce champ.

On peut alors imaginer deux sous interfaces pour la classe FeasibilityAnalysis qui

seraient NecessaryTest et SufficientTest et une interface SufficientAndNecessary-

Test qui hériterait de ces deux dernières. Nous pouvons également fournir l’implémenta-

tion pour les classes FixedPriorityPreemptiveLoadCondtion, FixedPriorityPreemp-

tiveWorstCaseResponseTimeAnalysis.
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Chapitre 10

Évaluation des performances

Afin de comparer les algorithmes modifiés pour permettre leur implantation au niveau

utilisateur dans RTSJ, entre eux, mais surtout avec les algorithmes non implantables,

nous avons réalisé un ensemble de simulations dont nous présentons ici les résulats.

Ces simulations ont été réalisées à l’aide d’un simulateur événementiel écrit en Java

que nous diffusons sous la licence GPL. Ce simulateur est présenté dans l’annexe B.

10.1 Méthodes de génération et de simulation

La métrique utilisée pour comparer les performances des différents algorithmes est

le temps de réponse moyen des tâches apériodiques. Ces temps moyens sont mesurés

en fonction de la charge totale, et les expériences sont répétées pour différentes charges

périodiques. De plus, nous réitérons les simulations en faisant varier le nombre de tâches

périodiques qui composent le trafic.

Nous générons aléatoirement des systèmes de 2, 4, 6, 8, 10, 20, 40, 80 et 100 tâches

périodiques. Nous calculons alors leurs charges, et nous conservons pour chaque famille,

caractérisée par le nombre de tâches périodiques, dix systèmes pour chacune des charges

suivantes : 30, 50, 70 et 90%.

Les périodes des tâches sont générées selon une loi exponentielle dans l’intervalle

[40, 2560] ut. Les coûts sont ensuite générés selon une loi de distribution exponentielle

dans l’intervalle [1, Ti]. Nous verrons dans les sections suivantes que nous simulons des

systèmes avec des échéances égales aux périodes ainsi que des systèmes avec des échéances

inférieures ou égales aux périodes. Dans la seconde éventualité, nous générons les échéances

selon une loi exponentielle dans l’intervalle [Ci, Ti]. Les priorités sont ensuite assignées se-

lon la politique DM.

La faisabilité des systèmes est alors vérifiée, puis leur charge calculée. Les systèmes

non faisables et ceux avec une charge différant de plus de 1% de celle recherchée sont alors

rejetés.

Nous générons ensuite dix ensembles de tâches apériodiques pour un grand nombre

de charges apériodiques (de 1 à 60%). Ceci nous permet de constituer une réserve de
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systèmes avec un large éventail de charges totales (apériodiques plus périodiques). Les

coûts des tâches apériodiques sont générés aléatoirement suivant une loi de distribution

exponentielle dans l’intervalle [1, 16] et les dates d’arrivée suivant une loi uniforme dans

l’intervalle [1, 100000]. Les simulations s’arrêtent lorsque toutes les tâches apériodiques

ont terminé leur exécution, lorsque cela est possible, ou lorsque 100000 ut se sont écoulées

sans qu’aucune tâche non périodique n’ait terminé.

Une fois les simulations effectuées, nous calculons les temps de réponse moyens des

tâches apériodiques, soit en considérant l’ensemble des simulations, soit en regroupant les

systèmes par nombre de tâches périodiques, ou encore par charges périodiques.

10.2 Service en tâche de fond

Le BS consiste à ordonnancer les tâches apériodiques à la plus faible priorité, dès

qu’elles arrivent. L’implantation de ce mécanisme avec RTSJ peut se faire selon deux

approches : de façon implicite en affectant aux tâches apériodiques la plus faible priorité,

ou de façon explicite en utilisant l’architecture de classe que nous proposons dans le

chapitre 7.

10.2.1 BS implicite

Les classes AE et AEH de la spécification permettent d’implanter un BS simplement

en affectant la priorité temps réel la plus basse (10) à l’AEH. La politique de file est alors

a priori FIFO, sans toutefois de garanties sur ce point. En effet, RTSJ ne spécifie pas le

comportement de l’ordonnanceur face à deux tâches de même priorité.

Influence du nombre de tâches La figure 10.1 montre que le nombre de tâches

composant le trafic périodique n’a pas d’influence directe sur les performances. La sous

figure 10.1(a) présente les résultats obtenus pour chaque composition de trafic périodique

pour une charge périodique de 30% avec une politique de BS où les tâches sont traitées

en FIFO. La sous figure 10.1(b) présente les mêmes résultats pour une charge périodique

de 90%.

Lorsque la charge périodique est faible, les temps de réponse pour un système com-

portant plus de tâches ont tendance toutefois à être meilleurs. Pour comprendre ce phé-

nomène, il faut prendre l’exemple d’un cas extrême : une même charge composée soit

d’une seule tâche, soit uniquement de tâches avec un coût de 1ut. Les tâches apériodiques

qui arrivent pendant l’exécution de la seule tâche périodique sont retardées dans le pre-

mier cas de figure jusqu’à la fin de son traitement. Dans le second cas de figure, elles

subissent uniquement une interférence d’1ut pour chaque tâche périodique activée durant

leur exécution. Lorsque la charge augmente, la probabilité qu’un grand nombre de tâches

périodiques soient activées durant l’exécution d’une tâche apériodique augmente et la

différence entre les deux cas de figure devient moins sensible.
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Fig. 10.1 – Influence du nombre de tâches composant le trafic périodique sur un BS
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Fig. 10.2 – Influence de la politique de gestion de la file sur un BS

Les résultats obtenus pour des systèmes générés avec Di = Ti, ou avec d’autres poli-

tiques de file amènent aux mêmes conclusions.

Influence de la charge apériodique Comme nous pouvons le constater sur la figure

10.1, plus la charge apériodique augmente, plus les temps de réponse des apériodiques

gérées en BS augmentent. Ceci est vrai pour toutes les politiques de traitement, toutes les

politiques de files, toutes les charges périodiques et toutes les possibilités de composition

du trafic périodique : plus la charge apériodique est élevée, plus le temps disponible pour

chaque tâche apériodique diminue.

Influence de la charge périodique Plus la charge périodique est grande, plus les

temps de réponse moyens des tâches apériodiques sont grands. Sur la figure 10.1, on peut

constater que les temps de réponse pour la plus mauvaise courbe dans la situation de

charge périodique 30%, obtenue avec une composition de 2 tâches, sont compris entre 40

et 140ut. En revanche, pour une charge périodique de 90%, la meilleure courbe, obtenue

avec une composition de 40 tâches, prend ses valeurs entre 400 et 1000ut.

Influence de la politique de gestion de la file Même si seule la politique FIFO

est implantable, nous avons simulé les autres politiques. Il en ressort que la politique qui

donne les temps de réponse moyens les plus petits, pour tous les algorithmes de traitement

de tâches apériodiques, toutes les situations de charges et toutes les compositions de trafic

périodique est la politique LCF. Ceci est illustré sur la figure 10.2.
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Charge FIFO LIFO LCF
73% 216,83 217,34 212,969
76% 223,73 224,91 215,298
79% 239,6 239,77 225,123
82% 255,41 256,65 234,306
85% 275,03 277,19 247,163
88% 295,7 297,98 257,803
91% 325,84 328,19 276,810
94% 370,22 374,87 299,625

Moyenne 275,29 277,11 246,137
(c) BS - temps de réponse

Charge FIFO LIFO LCF
73% 216,83 217,23 213,211
76% 223,73 224,14 215,760
79% 239,6 238,58 225,526
82% 255,41 255,15 235,098
85% 275,03 275,43 248,299
88% 295,7 295,52 259,158
91% 325,84 324,86 278,477
94% 370,22 369,60 301,350

Moyenne 275,29 275,06 247,110
(d) MBS - temps de réponse

Fig. 10.3 – Comparaison de BS et MBS

10.2.2 BS explicite

Pour pouvoir utiliser d’autres politiques de file, nous pouvons également utiliser l’en-

semble de classe proposées dans le chapitre 7. Dans ce cas là, il faudra créer une nouvelle

sous classe de TaskServer, que l’on appellera BackgroundTaskServer. Cette dernière

pourra déléguer sa méthode run() à un RealtimeThread non périodique, de priorité 10.

Ce thread exécutera une boucle infinie durant laquelle il traitera les événements de sa

file d’attente si elle n’est pas vide. Comme pour les autres serveurs, il est impossible de

démarrer une autre tâche si une première a déjà commencé et n’a pas terminé son exécu-

tion. Concrètement, pour la politique LCF par exemple, si une tâche de plus faible coût

est activée alors qu’une première tâche a déjà démarré son exécution, le BS « normal »

donnera lieu à une préemption (si aucune tâche plus prioritaire n’est active), alors que

l’algorithme implantable avec notre mécanisme continuera le traitement de la première

tâche.

Nous appelons l’algorithme modifié Modified Background Scheduling (MBS)∗. Si pour

la politique FIFO les simulations montrent que les algorithmes BS et MBS sont stric-

tement équivalents1, de très légères différences sont observées pour les autres politiques.

Les tableaux 10.3(d) et 10.3(c) donnent les temps de réponse moyens représentés par les

1comme attendu puisqu’il n’y a pas de préemption en FIFO
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courbes des figures 10.3(a) et 10.3(b), obtenus avec les politiques BS et MBS pour un sys-

tème possédant une charge périodique de 70% composée de 40 tâches avec Di = Ti. Nous

constatons que les performances de MBS sont très légèrement supérieures pour LIFO,

mais la tendance est inversée pour LCF.

Les résultats de simulations de la politique MBS sont semblables à ceux de la politique

BS. Les mêmes tendances sur l’influence des différentes caractéristiques du système sur

les temps de réponse sont observées.

10.2.3 Comparaison de BS et MBS

Dans le cas du BS implicite, la seule politique de gestion de file implantable est FIFO.

Pour un BS explicite, la politique de gestion la plus performante est LCF. La figure 10.4

présente les temps de réponse moyens des tâches apériodiques pour une charge périodique

de 70%, toutes compositions de charges périodiques confondues (nombre de tâches et

génération de l’échéance). Elle illustre la supériorité de MBS associée à LCF sur BS

associée à FIFO. Les résultats observés indépendamment pour les différentes compositions

de charges périodiques sont similaires.

Conclusion Il est possible d’implanter avec RTSJ le BS de deux façons. La première

est implicite et consiste à réserver la plus faible priorité pour tous les traitements apério-

diques : dans ce cas seule la politique FIFO est possible pour gérer la file d’attente. La

seconde, explicite, consiste à utiliser une tâche de faible priorité chargée de gérer une file
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d’attente et d’exécuter les éléments de cette file : plusieurs politiques sont alors possibles

pour la gestion de la file, et celle qui offre les meilleures performances est LCF. Il ressort

des simulations que nous avons effectuées que la politique implantable la plus efficace

pour traiter les tâches apériodiques en tâche de fond consiste à utiliser l’algorithme MBS

associé à la politique de gestion de file LCF.

10.3 Serveur à scrutation

Le PS est une tâche périodique qui possède une file à laquelle sont ajoutées les tâches

apériodiques lorsqu’elles surviennent. Le PS traite les tâches apériodiques de sa file dans

les limites de sa capacité. Enfin le PS perd sa capacité si la file se trouve vide et cette

capacité est remise à sa valeur maximale à chaque période du serveur.

L’usage de RTSJ pour l’implantation de cette politique apporte deux restrictions :

– le PS doit être la tâche la plus prioritaire du système ;

– les tâches apériodiques ne peuvent être démarrées que si le serveur dispose encore

de suffisamment de capacité pour finir leur exécution.

Différentes politiques peuvent être appliquées pour la gestion de la file, mais ce n’est

pas le seul facteur qui influencera les performances du serveur. En effet, ces dernières

dépendent également de sa période et de sa capacité.

Pour obtenir les meilleures performances possibles du PS, nous nous proposons de

maximiser la charge du système. Cette charge, notée U , se compose de la charge périodique

UT et de celle du serveur US.

U = UT + US

U =
∑ Ci

Ti

+
Cs

Ts

La charge d’un système faisable étant bornée par 1, on déduit de cette équation la

valeur maximale de Cs/Ts.
Cs

Ts

≤ 1−
∑ Ci

Ti

(10.1)

Pour trouver une borne minimale Cmin
s sur Cs, nous fixons la période du serveur à 2560

qui est la borne supérieure de l’intervalle dans lequel sont générées les périodes des tâches

périodiques. Nous sommes alors assurés que le serveur n’interfère qu’une seule fois sur

chaque tâche périodique dans le pire cas (activation synchrone). Nous recherchons alors

la plus grande valeur de Cs dans l’intervalle [1, 16] pour que le système soit faisable. Nous

limitons Cs à 16 car il ne sert à rien que le PS possède une grande capacité. Mieux vaut

privilégier sa période car si aucune tâche périodique n’est en attente lorsqu’il se déclenche,

il perd sa capacité. Comme 16 est le coût maximal des tâches apériodiques dans nos
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Fig. 10.5 – Période et capacité du PS en fonction du nombre de tâches périodiques

simulations, cette valeur constitue une bonne borne maximale pour la capacité du PS. Si

aucune valeur de Cs n’est possible avec Ts = 2560, alors il n’y a aucun couple (Cs, Ts) qui

permette de garder un système faisable : il ne reste qu’à exécuter les tâches apériodiques

en BS. En effet, une période plus grande du serveur ne changerait rien puisqu’il reste la

tâche la plus prioritaire, et une période plus petite ne ferait qu’augmenter son interférence

sur les autres tâches.

Nous recherchons ensuite par dichotomie la plus petite valeur possible de Ts dans

l’intervalle [Cmin
s /(1−

∑

Ci/Ti), 2560]. Pour chaque valeur de Ts considérée, nous testons

des valeurs décroissantes de capacité dans l’intervalle [Cmin
s , Ts(1−

∑

Ci/Ti)].

Toutes les tâches apériodiques de coût supérieur à la capacité sont traitées en BS

implicite.

10.3.1 PS non modifié

Le serveur s’exécute à la plus haute priorité, par conséquent, pour une capacité et une

période fixée, la charge périodique comme le nombre de tâches composant cette charge

n’influent pas sur le comportement du serveur. En revanche, plus la charge périodique

augmente, et plus le nombre de tâches composant ce trafic augmente, plus on s’attend

à voir diminuer la capacité maximale et augmenter la période minimale du serveur pour

que le système reste faisable.

Influence du nombre de tâches périodiques Les figures 10.5(a) et 10.5(b) pré-

sentent respectivement l’évolution de la capacité et de la période des PS en fonction du

nombre de tâches périodiques. La période augmente globalement avec le nombre de tâches,

tandis que la capacité diminue. Le phénomène est moins prononcé pour les ensembles de

tâches générés avec Di = Ti.
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Fig. 10.6 – PS avec duplication : Résultats moyens pour l’ensemble des compositions de
trafic périodique, charges périodiques de 30 et 70%
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Fig. 10.7 – PS : Résultats moyens pour l’ensemble des compositions de trafic périodique,
charges périodiques de 30 et 90%

Influence de la charge périodique Si l’on considère les résultats moyens sur l’en-

semble des compositions possibles de trafic périodique (génération de l’échéance et nombre

de tâches), on observe comme attendu une baisse des performances corrélée avec l’aug-

mentation de la charge périodique. Ces résultats sont illustrés pour les charges de 30 et

70% dans la figure 10.6.

Influence de la charge apériodique Les temps de réponse augmentent avec la charge

apériodique. Les artefacts constatés pour le BS ne sont plus présents.

Influence de la politique de gestion de la file La meilleure politique de gestion est

sans contestes LCF, comme l’illustrent les figures 10.6 et 10.7. De plus, notons que sans la

duplication BS, les performances sont très largement inférieures aux politiques BS, pour

toutes les situations de charges, comme l’illustre la figure 10.7.
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Fig. 10.8 – Comparaison de PS et MPS, résultats moyens pour une charge périodique de
70%

Comparaison avec BS En revanche, lorsque la duplication est activée, les perfor-

mances du PS avec la politique LCF sont toujours meilleures que le BS. Ceci est déjà

illustré par la figure 10.6 et vérifié pour toutes les situations de charges et de composi-

tions de trafic périodique.

10.3.2 PS modifié

Les remarques faites sur PS sont vérifiées de la même façon pour Modified Polling

Server (MPS)∗.

Le PS modifié ne peut démarrer le traitement d’une tâche que si celle-ci peut être

complétée durant la période courante. On s’attend donc à une dégradation des temps

de réponse, puisque plus de capacité risque d’être gâchée. C’est en pratique ce que l’on

observe pour la politique LCF. La figure 10.8 l’illustre. Nous remarquons toutefois que

les comportements des deux politiques sont comparables. Nous remarquons également

que pour la politique FIFO, le MPS peut s’avérer plus performant que le PS. Ceci peut

être expliqué par la duplication : pour PS, le répliqua pris en charge par le serveur peut

démarrer son exécution, être interrompu, puis lorsque la capacité du serveur est restaurée

reprendre son exécution, alors que le répliqua traité en BS a pu entre temps s’exécuter ;

au contraire pour MPS, si le répliqua traité par le serveur commence, il termine forcément

dans cette instance du serveur. L’interférence entre les deux répliquas existe dans les deux

cas, mais elle est moins importante pour le MPS.

10.4 Serveur ajournable

Comme pour le PS, on a cherché à générer des DS avec des caractéristiques permettant

de maximiser la charge totale du système. Contrairement au PS, le DS conserve sa capa-

cité. Il n’est donc plus nécessaire d’essayer de maximiser sa période si c’est au détriment
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Fig. 10.9 – Période et capacité du DS en fonction du nombre de tâches périodiques
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Fig. 10.10 – DS avec duplication : Résultats moyens pour l’ensemble des compositions de
trafic périodique, charges périodiques de 30 et 70%

de sa capacité. Pour générer les caractéristiques des DS, on recherche donc par dichotomie

la plus petite période possible pour une capacité de 2560. Si aucune période ne permet

d’obtenir un système faisable, on diminue progressivement la capacité.

10.4.1 DS non modifié

Influence du nombre de tâches Les figures 10.9(a) et 10.9(b) présentent respective-

ment l’évolution de la capacité et de la période des DS en fonction du nombre de tâches

périodiques. Comme pour le PS, la période augmente globalement avec le nombre de

tâches, tandis que la capacité diminue.

Influence de la charge périodique Comme pour le PS, les performances se dégradent

quand la charge périodique augmente, comme l’illustre la figure 10.10 qui présente les

résultats moyens du DS sur l’ensemble des compositions de trafic périodique donnant des
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Fig. 10.11 – DS : Résultats moyens pour l’ensemble des compositions de trafic périodique,
charges périodiques de 30 et 90%

charges de 30 et 70%.

Influence de la charge apériodique Très logiquement, plus la charge apériodique

augmente, plus temps de réponse moyens augmentent.

Influence de la politique de gestion de la file Comme pour les autres gestionnaires

de tâches apériodiques, la politique de gestion de file LCF s’avère être la plus efficace, ce

que l’on peut constater sur les figures 10.10 et 10.11. De plus, la duplication BS s’avère

indispensable puisque sans elle les performances sont très largement inférieures a celles

des politiques BS, pour toutes les situations de charges, comme l’illustre la figure 10.11.

Comparaison avec PS La figure 10.12 présente une comparaison des résultats moyens

pour le PS et le DS pour les différentes charges périodiques. Le PS semble bien mieux

supporter la montée en charge. Pour une charge périodique de 30%, le PS reste meilleur

que le DS quelque soit la charge apériodique. En revanche, pour les autres conditions de

charges périodiques, les courbes se croisent. Plus la charge périodique est élevée, plus les

courbes se croisent tôt. Même si théoriquement le DS est plus performant que le PS, ce

dernier permet une borne d’utilisation processeur plus élevée, à cause de l’effet double

hit qui change l’analyse de faisabilité d’un système en présence d’un DS. Cette baisse de

performance constatée lors de la montée en charge correspond à une augmentation des

cas où il n’a pas été possible de trouver des paramètres corrects de priorité et de période

pour le serveur.

10.4.2 DS modifié

Toutes les observations faites pour le DS sont vérifiées pour le Modified Deferrable

Server (MDS)∗.
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Fig. 10.12 – Comparaison de PS et DS
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Fig. 10.13 – Comparaison de DS et MDS

Comparaison DS et MDS Les deux politiques se comportent de la même façon (voir

figure 10.13). Pour la politique LCF avec la duplication activée, on constate de meilleures

performances avec MDS. Comme pour le PS en FIFO, cela peut s’expliquer par le fait

que lorsque l’on autorise la préemption des tâches servies, il peut arriver qu’une tâche

commence son exécution dans le serveur, mais que cela soit finalement le dupliqua exécuté

en BS qui termine l’exécution. On a alors passé du temps à exécuter une partie de la tâche

à la plus haute priorité, alors que dans le cas non préemptif cette capacité est conservée

pour traiter éventuellement une autre tâche plus tard.

Comparaison MPS et MDS Le MPS offre des performances dégradées par rapport

au PS, tandis que le MDS a plutôt tendance à offrir de meilleures performances que le DS.

La politique MDS est de ce fait meilleure que MPS dans presque tous les cas, malgré une

borne d’utilisation du CPU plus faible. La figure 10.14 présente les moyennes des résultats

obtenus pour les différentes compositions de charges périodiques.

10.5 Vol de temps creux

Pour chaque méthode de calcul ou d’approximation des temps creux, nous comparons

les résultats d’une exécution préemptive à ceux d’une exécution non préemptive. Les

algorithmes évalués sont Exact Slack Stealing (ESS)∗, DASS modifié pour ne calculer les

temps creux que lorsqu’une tâche périodique termine et MASS. Les acronymes OESS∗,

ODASS∗ et OMASS∗ désignent respectivement une version préemptive de ESS, DASS et

MASS.
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Fig. 10.14 – Comparaison de MPS et MDS
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Fig. 10.15 – Temps de réponse moyens pour l’ensemble des compositions possibles de
charges périodiques pour ESS

10.5.1 Valeurs exactes des temps creux

Les résultats des simulations sur l’algorithme ESS sont présentés dans la figure 10.15.

Comme pour les autres politiques, les meilleures performances sont obtenues avec la poli-

tique LCF. La duplication ne change pas les résulats moyens obtenus : on voit sur la figure

que les courbes sont confondues et une comparaison des valeurs obtenues le confirme. Cela

signifie que peu ou pas de tâches ont un coût supérieur à la quantité de temps creux maxi-

male dans le système, et que la très grande majorité d’entre elles sont prises en charge

par ESS, même si le début de leur exécution est reporté en raison de l’ordonnancement

non préemptif.

Ces résultats nous serviront d’étalon pour mesurer les performances de DASS et de

MASS.

La figure 10.16 présente une comparaison avec les résultats obtenus pour une exécution

préemptive des tâches apériodiques.

Il est très intéressant de noter que pour des charges périodiques supérieures ou égales

à 50%, l’utilisation non préemptive des temps creux (ESS) donne de meilleurs résultats

que l’exécution immédiate avec préemption (OESS).
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Fig. 10.16 – Comparaison des temps de réponse moyens obtenus pour toutes les compo-
sitions de charges périodiques avec ESS et OESS
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Fig. 10.17 – Temps de réponse moyens pour l’ensemble des compositions possibles de
charges périodiques pour DASS

Rappelons en effet la non optimalité du vol de temps creux pour résoudre le problème

de minimisation des temps de réponse, illustrée par la figure 4.3 page 60.

10.5.2 Temps creux calculés avec DASS

Les résultats des simulations sur l’algorithme DASS sont présentés dans la figure 10.17.

Comme pour les autres politiques, les meilleures performances sont obtenues avec la po-

litique LCF et la duplication en BS activée. On peut voir que les performances restent

proches de celles obtenues avec ESS. Plus la charge périodique augmente, plus la différence

augmente, mais même pour le cas extrême d’une charge de 90%, l’ordre de grandeur reste

le même.

Il est également intéressant de noter que la duplication n’apporte pas d’amélioration

sensible, sauf lorsque la charge périodique devient réellement très importante (90%), c’est-

à-dire lorsque les performances de DASS décroissent.

La figure 10.18 présente une comparaison avec les résultats moyens obtenus pour une

exécution préemptive des tâches apériodiques pour toutes les situations de charges pé-

riodiques. Comme avec ESS, la politique non préemptive apporte de meilleurs résultats
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Fig. 10.18 – Comparaison des temps de réponse moyens obtenus pour toutes les compo-
sitions de charges périodiques avec DASS et ODASS
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Fig. 10.19 – Temps de réponse moyens pour l’ensemble des compositions possibles de
charges périodiques pour MASS

dès que la charge périodique dépasse 50%. Contrairement à ESS, la situation s’inverse à

nouveau lorsque la charge périodique passe à 90%.

10.5.3 Temps creux calculés avec MASS

Les résultats des simulations sur l’algorithme MASS sont présentés dans la figure

10.19. Pour des charges périodiques de 30% et de 50%, les mêmes remarques que pour

DASS peuvent être faites : la meilleure politique est LCF avec la duplication activée,

les performances de toutes les politiques restant dans le même ordre de grandeur. Pour

une charge périodique de 70%, lorsque la charge apériodique augmente, la duplication

commence à apporter un gain sensible de performance, ce que nous ne constations pas

avec DASS. Pour une charge périodique de 90%, comme pour DASS, la duplication devient

obligatoire pour garder des performances raisonnables.

La figure 10.20 vient renforcer les résultats déjà obtenus sur les simulations de ESS et

DASS : l’ordonnancement non préemptif des tâches apériodiques avec un voleur de temps

creux ne dégrade pas forcément les performances.
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Fig. 10.20 – Comparaison des temps de réponse moyens obtenus pour toutes les compo-
sitions de charges périodiques avec MASS et OMASS
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10.6 Surcoûts des politiques DASS et MASS

Les implantations de DASS et MASS que nous proposons ne diffèrent que par le code

ajouté au début et à la fin de chaque instance de chaque tâche périodique.

Nous avons donc pour chacun de ces deux algorithmes mesuré le temps passé a exécuter

ce code. Pour effectuer nos mesures, nous avons utilisé la machine virtuelle Jamäıca VM,

un noyau real-time linux free 2.6.9 sur un processeur Intel(R) Pentium(R) M cadencé à

1,2GHz.

Comme la complexité du code inséré à la fin de chaque instance est linéaire en nombre

de tâches pour les deux algorithmes, et que c’est également le cas pour le code inséré en

début d’instance pour DASS, nous avons effectué les mesures en faisant varier le nombre

de tâches de 2 à 25.

Chaque tâche effectue cinq instances. La période Ti de chaque tâche τi est générée

aléatoirement dans l’intervalle [5, 10] et son coût dans l’intervalle [2, Ti]. La première tâche

générée se voit attribuer la priorité RTSJ 11, la seconde 12 et ainsi de suite.

La figure 10.21 présente les résultats obtenus. Le temps cumulé passé dans les deux mé-

thodes est plus importants pour DASS. Plus le nombre de tâches augmente, plus le temps

passé augmente, et plus la différence entre les temps obtenus avec les deux algorithmes

augmente.

Même pour un faible nombre de tâches (2), ces coûts sont observables et doivent donc

être intégrés à l’analyse de faisabilité. On constate que jusqu’à 10 tâches, le temps passé

dans le code ajouté en fin d’instance est plus important pour DASS que pour MASS, mais

que cela s’inverse ensuite. Le code effectué pour DASS comporte en effet plus d’instructions
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pour chaque passage dans la boucle, mais bien que la complexité soit la même pour les

deux algorithmes, dans le cas de MASS toutes les tâches sont parcourues, alors que pour

DASS seules les tâches avec une priorité plus forte que la tâche qui vient de terminer le

sont.

Le surcoût total en temps nécessaire pour chaque instance de tâche périodique étant

plus important avec l’algorithme DASS qu’avec l’algorithme MASS , la borne maximale

d’utilisation du processeur d’un système faisable sera également plus basse pour DASS que

pour MASS. Cela justifie l’utilisation de MASS plutôt que DASS, même si nos simulations

montrent que les performances théoriques de DASS sur des systèmes avec une charge

périodique très élevée sont moins dégradées qu’avec MASS. C’est en effet précisément les

systèmes les plus chargés qui souffriront le plus d’un surcoût élevé à prendre en compte

dans l’analyse de faisabilité.

10.7 Conclusions

La figure 10.22 page suivante montre la courbe obtenue avec la meilleure politique de

gestion de file pour chacune des politiques implantables au niveau utilisateur. Nous avons

aussi ajouté la courbe donnée par ESS, car elle nous sert d’étalon.

Nous remarquons que pour toutes les situations de charge, le classement par perfor-

mances des algorithmes reste le même : BS–FIFO < BS–LCF < PS&BS–LCF < DS&BS–

LCF < MASS&BS–LCF < DASS&BS–LCF < ESS–LCF.

La duplication en BS devient obligatoire dès que la charge périodique augmente. Sans

elle, les performances des serveurs et des voleurs de temps creux sont même moins bonnes

que celles du BS.

Pour des charges périodiques de 30% et de 50%, les trois politiques de vol de temps

creux ont des performances tout à fait comparables. Lorsque la charge augmente, les

performances de MASS décroissent plus vite que celles de MASS qui décroissent plus vite

que celles de ESS.

Les trois algorithmes de vol de temps creux réagissent de la même façon à l’augmenta-

tion du trafic apériodique. Les performances des serveurs décroissent plus vite que celles

des voleurs de temps creux lorsque la charge apériodique augmente.

Enfin, la restriction de l’ordonnancement non préemptif des tâches apériodiques ap-

portée par la volonté d’implantabilité au niveau utilisateur ne dégrade pas vraiment les

performances. Dans le cas du PS, la duplication BS limite fortement la baisse de per-

formance (nous avons même constaté que pour un ordonnancement FIFO, MPS pouvait

être meilleur que PS). Pour le DS, le report de l’ordonnancement des tâches apériodiques

permet même d’améliorer les performances moyennes car il conserve sa capacité. Dans le

cas des voleurs de temps creux, le fait de retarder le début d’un traitement n’implique

pas un temps de réponse plus grand du fait de la non optimalité de l’utilisation des temps

creux au plus tôt pour minimiser les temps de réponse (voir figure 4.3 page 60).
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(b) Charge périodique de 50%
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Fig. 10.22 – Temps de réponse moyens pour l’ensemble des compositions possibles de
charges périodiques pour chaque politique associée à LCF&BS
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(a) Trafic périodique de 70% composée de 4 tâches
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Fig. 10.23 – Comparaison des temps de réponse moyens pour une charge périodique de
70% composée de 4 tâches et de 40 tâches

L’algorithme MASS se révèle être une bonne solution pour répondre au problème de

l’ordonnancement mixte de tâches périodiques avec des contraintes strictes et de tâches

apériodiques avec des contraintes souples.

Il offre en effet des performances tout à fait comparables avec MASS et ESS pour des

charges périodiques allant jusqu’à 50%.

Pour des systèmes avec de fortes charges périodiques, 70 ou 90%, les performances

de MASS décroissent plus rapidement que celles de DASS. Rappelons cependant que la

surcharge de travail pour le calcul des temps creux est alors plus importante, et que celle-ci

n’est pas prise en compte dans nos simulations.

De plus, MASS supporte moins bien l’augmentation du nombre de tâches composant

le trafic périodique que DASS, comme le montre la figure 10.23. Ceci est dû à la perte de

précision des valeurs des w̄i qui est rattrapée progressivement chaque fois qu’une tâche

termine son exécution périodique. Plus il y a de tâches, plus longtemps la valeur reste sous

estimée. Cependant, il faut encore une fois relativiser cette baisse et considérer le surcoût

plus important de DASS, surtout que celui-ci dépend justement du nombre de tâches.



148 CHAPITRE 10. ÉVALUATION DES PERFORMANCES



Conclusions

Les systèmes temps réel sont étudiés depuis de nombreuses années. De nombreux

résultats ont été démontrés sur l’analyse de faisabilité des systèmes de tâches périodiques

possédant des contraintes temps réel dur, c’est-à-dire la capacité à garantir le respect des

échéances strictes de ces tâches.

Cependant, si l’on considère l’ordonnancement de tâches apériodiques à contraintes

temps réel souple, la problématique n’est plus de garantir le respect des échéances, mais

de minimiser les temps de réponse. Des solutions ont été recherchées pour résoudre ce

problème sans remettre en question les résultats connus concernant les tâches périodiques.

L’approche par serveurs de tâches fut la première proposée. Elle consiste à utiliser une

tâche périodique spéciale pour traiter les événements apériodiques. Il a ensuite été proposé

de mettre à profit les temps creux du système (les instants d’inactivité) pour retarder le

plus possible l’exécution des tâches périodiques au profit des apériodiques.

Par ailleurs, le langage de programmation Java a permis dans de nombreux secteurs

de l’informatique de réduire les coûts de développement en minimisant les risques d’er-

reurs difficilement détectables avant l’exécution. Ceci a naturellement conduit à poser la

question de son utilisation pour le développement d’applications temps réel dès la fin des

années 90.

Le langage n’ayant pas été conçu au départ pour répondre aux besoins particuliers du

temps réel, plusieurs consortiums se sont créés pour mettre à plat les différents problèmes

et proposer des solutions. Ces consortiums ont fini par fusionner et par donner naissance

à la spécification Java pour le temps réel (RTSJ).

Cette spécification encore jeune ne proposant pas de solutions intégrées pour répondre

au problème de l’ordonnancement conjoint de tâches temps réel dur périodiques et temps

réel souple apériodiques, nous avons étudié l’implantabilité et l’intégration des algorithmes

proposés par la communauté temps réel.

Ces résultats algorithmiques sont proposés dans un cadre général où l’on s’autorise à

discuter directement avec le matériel et ne sont donc pas implantables dans le contexte

de Java. Nous avons donc cherché à adapter les solutions existantes en nous abstrayant

du matériel et en ne nous appuyant que sur quelques pré requis minimaux, afin d’assurer

la plus grande portabilité possible de la solution proposée.

Nous nous sommes par exemple restreints dans nos travaux à l’utilisation d’un ordon-
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nanceur préemptif à priorité fixe, car c’est le seul algorithme d’ordonnancement imposé

par la spécification à toutes les RTJVMs.

Dans cette thèse, nous montrons comment adapter les mécanismes existants de ser-

vice et de vol de temps creux pour permettre leur implantation non plus dans un système

d’exploitation, mais au niveau utilisateur au moyen de tâches temps réel ne disposant pas

de droits particuliers (sinon celui de s’attribuer la plus haute priorité).

Nous avons dans une première partie détaillé le fonctionnement des algorithmes PS

DS et DASS, trois algorithmes permettant de répondre efficacement au problème de l’or-

donnancement conjoint évoqué ci-dessus.

Nous avons décrit dans la deuxième partie les difficultés liées à l’utilisation de Java

pour programmer des applications temps réel, les différentes approches possibles pour ré-

pondre à ces difficultés, et détaillé les solutions proposées par RTSJ.

Nous avons dans une troisième partie proposé les algorithmes MPS et MDS, des ver-

sions modifiées de PS et DS. Nous montrons également comment il est possible d’implanter

une version légèrement modifiée de DASS. Enfin nous proposons MASS, un algorithme

original de calcul de temps creux au niveau utilisateur dont la complexité de mise en

œuvre est très faible et se prête mieux à un environnement utilisateur.

Nous avons comparé les performances de ces algorithmes au moyen de simulations et

nous proposons un ensemble de classes permettant de les implanter.

Il en résulte que l’algorithme que nous proposons, MASS, permet d’obtenir des temps

de réponse moyens pour les tâches apériodiques du même ordre de grandeur que ceux

obtenus avec DASS ou même avec un algorithme basé sur un calcul exact de la quantité

de temps creux. Lorsque la charge périodique augmente, jusqu’à des situations extrêmes

(90%), les performances se dégradent en revanche plus vite que celles de DASS. Il faut

tout de même noter qu’elles restent supérieures à celles des serveurs modifiés.

Nos simulations ne tennant pas compte du surcoût des algorithmes lors de l’exécution,

nous avons exécuté les deux algorithmes DASS et MASS et mesuré le temps passé dans

le code nécessaire à l’estimation de la quantité de temps creux utilisable. Il s’avère que

ce temps est moins important pour MASS car l’algorithme nécessite moins d’opérations.

Ces premiers résultats confirment que dans les deux cas il faut intégrer le surcoût du code

ajouté à l’analyse de faisabilité du système, ce qui réduit le nombre de systèmes ordon-

nançables. Comme ce surcoût est plus important pour DASS, la borne d’ordonnançabilité

d’un système utilisant DASS sera plus faible qu’un système utilisant MASS. Autrement

dit, il existe des systèmes non faisables avec DASS mais faisables avec MASS.

Ce travail a également donné lieu à la proposition d’extensions de la spécification RTSJ

actuelle. Pour mieux intégrer ces extensions, nous proposons également des modifications,
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notamment pour la classe Scheduler. Ces modifications vont être proposées au groupe

d’experts chargés de maintenir la spécification.

Nous travaillons actuellement sur une utilisation de notre implantation du vol de temps

creux pour gérer des structures de données concurrentes. Il existe en effet des structures

de données « auto-balancées » dont la contrainte d’équilibrage après une opération de

mise à jour est relâchée, c’est-à-dire peut être reportée à un instant ultérieur. On peut

citer les arbres « chromatiques » qui sont des arbres rouge-noirs relâchés. Dans [FM08]

Fauberteau et Midonnet proposent d’utiliser les temps creux pour rééquilibrer de

telles structures. Nous prévoyons d’implanter la solution qu’ils proposent en utilisant

l’algorithme MASS.
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Acronymes

AE

AsyncEvent, classe RTSJ modélisant un événement asynchrone. 81, 85, 86, 95, 99,

100, 114, 124, 159

AEH

AsyncEventHandler, classe RTSJ modélisant un traitement pouvant être associé à

un AE. 81, 84–87, 95, 99, 100, 102, 114, 124

API

Application Programming Interface, ensemble de librairies facilitant l’écriture d’un

programme informatique. 75, 76, 79, 80

BS

Ordonnancement en tâche de fond, Background Scheduling. 49–51, 98–100, 102, 124,

126–128, 130–132, 134, 136, 140, 145, 159

BS-X

Politique de gestion de file X associée à une duplication en BS. 99

CPU

Processeur, Compute Process Unit, unité centrale de traitement. 41, 87, 96, 97, 103,

117–120, 136, 165

DASS

Dynamic Approximate Slack Stealing, Algorithme utilisant une approximation dy-

namique des temps creux pour ordonnancer des tâches apériodiques. clxxv, 68, 103–

105, 108, 112–114, 136, 138, 140, 142, 144, 145, 147, 150

DM

Assignation de priorité en fonction de l’échéance, Deadline Monotonic. 40, 44, 45,

123

DS

Serveur ajournable, Deferrable Server. 24, 51, 54–56, 93, 99, 101, 102, 132–134, 136,

145, 150

EDF

Politique d’ordonnancement dynamique en fonction de l’échéance, Earliest Deadline

First. 41, 42, 44, 47, 82

159
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EPES

Serveur à échange de priorité étendu, Extended Priority Exchange Server. 51

ESS

Exact Slack Stealing, Algorithme utilisant un calcul exact des temps creux pour

ordonnancer des tâches apériodiques. 136, 138, 140, 142, 145, 147

FIFO

First In First Out, « premier arrivé premier servi », politique de gestion d’une file

d’attente qui consiste a servir en premier l’élément qui attend depuis le plus de

temps. 51, 97, 98, 124, 126–128, 132, 136, 145

GC

Ramasse-miettes, Garbage Collector, mécanisme de recyclage automatique de la

mémoire. 71, 73–76, 82

GPL

GNU Public Licence, licence logiciel garantissant la mise a disposition du code

source. clxxiii, 24, 71, 123, 163

ICPP

Protocole à priorité plafond immédiate, Immediate Ceiling Priority Protocol, mo-

dification de PCP où une tâche voit sa priorité augmenter dès qu’elle obtient un

verrou. 48, 161, 162

IDE

Integrated Development Environement, environnement de développement intégré,

programme regroupant un éditeur de texte, un compilateur, des outils automatiques

de fabrication, et souvent un débogueur. 71

IEEE

Institute of Electrical and Electronics Engineers. 162

J2ME

Java 2 Micro Edition, édition de Java minimale destinée aux environnements avec

des ressources restreintes. 79, 80

JIT

La compilation à la volée, Just In Time , consiste à compiler juste avant de l’exécuter

un morceau de code qui semble très fréquemment utilisé lors de l’exécution d’un

programme. 77

JSR

Requète pour une spécification Java, Java Specification Request, système normalisé

ayant pour but de faire évoluer la plateforme Java. 79, 80, 117, 163

JVM

Machine virtuelle Java, Java Virtual Machine. 71, 74–78, 163, 165
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LCF

Lower Cost First, « faible coût en premier », politique de gestion d’une file d’attente

qui consiste a servir en premier l’élément avec le plus faible pire temps d’exécution.

98, 126–129, 131, 132, 134, 136, 138, 140, 142, 145

LIFO

Last In First Out, dernier arrivé premier servi, politique de gestion d’une file d’at-

tente qui consiste a servir en premier l’élément qui attend depuis le moins longtemps.

51, 97, 98, 128

LLF

Politique d’ordonnancement dynamique en fonction de la laxité, Least Laxity First.

41, 42

MAE

ManageableAsyncEvent, classe Java que nous proposons pour implanter un évé-

nement dont certains des traitements peuvent être effectués par un gestionnaire

d’événements. 99, 100

MAEH

ManageableAsyncEventHandler, classe Java que nous proposons pour implanter un

traitement pouvant être effectué par un gestionnaire d’événements. 99, 100

MASS

Minimal Approximate Slack Stealing, Algorithme utilisant une approximation dy-

namique des temps creux pour ordonnancer des tâches apériodiques. clxxv, 105,

112–114, 120, 136, 138, 142, 144, 145, 147, 150, 151

MBS

Ordonnancement en tâche de fond non preemptif, Modified Background Scheduling.

127–129

MDS

Serveur ajournable modifié, Modified Deferrable Server. 134, 136, 150

MPS

Serveur à scrutation modifié, Modified Polling Server. 132, 136, 145, 150

NIST

National Institute for Standards and Technology (NIST). 79

OCPP

Protocole à priorité plafond d’origine, Original Ceiling Priority Protocol, acronyme

désignant la version originale de PCP, par opposition à ICPP. 48

ODASS

Original Dynamic Approximate Slack Stealing, Algorithme utilisant une approxima-

tion dynamique des temps creux pour ordonnancer des tâches apériodiques de façon

préemptive. 136
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OESS

Original Exact Slack Stealing, Algorithme utilisant un calcul exact des temps creux

pour ordonnancer des tâches apériodiques de façon préemptive. 136, 138

OMASS

Original Minimal Approximate Slack Stealing, Algorithme utilisant une approxima-

tion dynamique des temps creux pour ordonnancer des tâches apériodiques de façon

préemptive. 136

OS

Système d’exploitation, Operating System, logiciel chargé de faire le lien entre les

applications utilisateur et l’architecture matérielle. 24, 75–77, 87, 104, 119, 163, 165

PCE

Émulation de priorité plafond, Priority Ceiling Emulation, nom donné à ICPP dans

RTSJ. 48, 104

PCP

Protocole à priorité plafond, Priority Ceiling Protocol, protocole pour résoudre les

inversions de priorités non bornées. 48, 65, 160, 161

PES

Serveur à échange de priorité, Priority Exchange Server. 51

PIP

Protocole d’héritage de priorité, Priority Inheritance Protocol, protocole pour ré-

soudre les inversions de priorités non bornées. 48

POSIX

famille de standards pour les plateformes UNIX∗ définie depuis 1988 par l’IEEE∗

(Portable Operating System Interface for uniX). 48, 162

PPP

Protocole de protection de priorité, Priority Protect Protocol, nom donné à ICPP

dans POSIX. 48

PS

Serveur à scrutation, Polling Server. 24, 51, 54–56, 93, 98–102, 129, 130, 132–134,

136, 145, 150

RI

Implantation de référence de RTSJ, Reference Implementation. 80

RM

Assignation de priorité en fonction de la période, Rate Monotonic. 39, 40, 44

RR

Tourniquet, Round Robin, algorithme d’ordonnancement à temps partagé très cou-

rant. 37, 75
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RT-GC

Ramasse-miettes temps réel, Real-Time Garbage Collector, mécanisme de recyclage

automatique de la mémoire temps réel. 74

RTJVM

JVM temps réel, Real-Time Java Virtual Machine. 77, 78, 80–83, 85, 87, 93, 95, 97,

99, 102, 119, 150, 165

RTOS

OS temps réel, Real-Time Operating System. 77, 78

RTSJ

Spécification pour Java issue des JSR–01 et JSR–282, Real-Time Specification for

Java. 23–25, 42, 48, 50, 80–88, 93, 95–99, 103, 117, 123, 124, 128, 129, 144, 149, 150,

159, 162, 163, 165

RTSS

Real-Time System Simulator, Simulateur de événementiel de systèmes temps réel

écrit en Java sous licence GPL. clxxiii

SASS

Static Approximate Slack Stealing, Algorithme utilisant une approximation statique

des temps creux pour ordonnancer des tâches apériodiques. 66

SS

Serveur sporadique, Sporadic Server. 51

UNIX

Système d’exploitation multitâche et multi-utilisateur créé en 1969. 162

ut

unité de temps. 39, 40, 63, 98, 101, 112, 113, 123, 124, 126

WOCRAM

Write Once Carefully, Run Anywhere Maybe (écrivez une seule fois en faisant at-

tention, exécutez peut être partout) est le slogan détourné de WORA utilisé pour

résumer les préceptes de RTSJ. 80

WORA

Write Once, Run Anywhere (écrivez une seule fois, exécutez partout) est le slogan

utilisé pour résumer la philosophie de portabilité qui a fait naitre le langage Java.

71, 80, 163
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Vocabulaire

Analyse de faisabilité

Étude statique du système de tâches temps réel afin de déterminer si les contraintes

de temps et de mémoire peuvent être respectées. 43

Bytecode

Code assembleur simplifié produit par compilation d’un code source Java et destiné

à être interprété par une JVM. 71, 77, 79, 80, 111

Hyperpériode

Plus petit commun multiple des périodes. 59, 61

Jamäıca VM

Implantation d’une RTJVM compatible RTSJ par Aı̈cas. 80, 144

PERC

Projet de machine virtuelle Java de la société AONIX, divisé en trois produits selon

les applications visées : PERC Ultra, PERC Pico et PERC Raven. Les deux derniers

sont des profils, c’est-à-dire des sous-ensemble, de RTSJ. 80

Periode occupée de niveau i

une période occupée de niveau i, i-level busy period, est une période pendant laquelle

le processeur n’exécute que des tâches de priorités supérieures ou égales à Pi. 46, 47

Sporadique

Une tâche sporadique est une tâche apériodique dont on peut borner le temps mi-

nimal d’inter arrivée, ce qui permet de la considérer comme une tâche périodique

dans l’étude du pire scénario. 22

Temps CPU

Surveillance du temps CPU, fonctionnalité de certains OSs permettant d’obtenir le

temps déjà passé à exécuter une tâche donnée. 87, 93, 95

Temps de réponse

Temps séparant l’activation d’une tâche (à distinguer du début de son démarrage)

de la fin de son exécution. 22, 32, 43, 45–49, 54, 55, 59, 60, 123, 124, 126–128, 131,

132, 134, 140, 145, 149, 150

165



166 Vocabulaire

Thread

Processus léger. Alors qu’un processus dispose de sa propre mémoire virtuelle, un

processus léger partage la mémoire virtuelle de son processus père avec d’autres

processus légers.. clxx, clxxi, 75–77, 81, 83–86, 88, 89, 97, 102, 127
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Annexe A

Exemples

A.1 Utilisation des interruptions asynchrones de RTSJ

A.1.1 Exemple en utilisant Timed

C’est la manière la plus directe pour utiliser le mécanisme de transfert de contrôle.

import javax . r e a l t ime . ∗ ;

public class ATC exemple1{

// nombre d i n s t r u c t i o n s nece s sa i r e s

// pour une bouc l e d ’ une un i t e de temps

public stat ic f ina l int NBIT = 50000000;

public stat ic void main ( St r ing [ ] a rgs ){

new RealtimeThread ( ){

public void run ( ){

I n t e r r u p t i b l e t1 = new I n t e r r u p t i b l e ( ){

public void run ( Asynchronous lyInterruptedExcept ion e )

throws Asynchronous lyInterruptedExcept ion {

for ( int i = 0 ; i< 10 ; i++){

// Boucle d une un i t e de temps

for ( int j = 0 ; j < NBIT ; j ++);

System . out . p r i n t l n (

”T1 : ”+( i+1)+” un i t e s de temps consommees ” ) ;

}

}

public void i n t e r ruptAct i on (

Asynchronous lyInterruptedExcept ion e ){

System . out . p r i n t l n ( ”T1 : J ’ a i e t e interrompu ! ” ) ;

}

} ;

new Timed(new RelativeTime ( 5 000 , 0 ) ) . d o I n t e r r up t i b l e ( t1 ) ;

}

} . s t a r t ( ) ;

}

}

Donne le résultat :

>$ /opt/timesys/rtsj/bin/tjvm

> -Xbootclasspath:/opt/timesys/rtsj/lib/foundation.jar

clxix



clxx EXEMPLES

> -Djava.class.path=. ATC_exemple1

T1 : 1 unités de temps consommées

T1 : 2 unités de temps consommées

T1 : 3 unités de temps consommées

T1 : 4 unités de temps consommées

T1 : 5 unités de temps consommées

T1 : J’ai été interrompu !

A.1.2 Exemple en utilisant interrupt()

Ici, on utilise la méthode interrupt() d’un thread temps réel depuis un autre thread. Si

le thread que l’on veut interrompre exécute du code explicitement déclaré comme pouvant

être interrompu, une exception d’interruption générique lui est propagée.

import javax . r e a l t ime . ∗ ;

public class ATC exemple2{

// nombre d i n s t r u c t i o n s nece s sa i r e s pour

// une bouc l e d une un i t e de temps

public stat ic f ina l int NBIT = 50000000;

public stat ic void main ( St r ing [ ] a rgs ){

new RealtimeThread (new Pr ior i tyParameter s (18 ) ){

public void run ( ){

// T1 va essayer de s execu te r pendant 10 un i t e s de temps

f ina l RealtimeThread t1 = new RealtimeThread (new Pr ior i tyParameter s (16 ) ){

public void i n te r rupt ib l eMethod ( ) throws Asynchronous lyInterruptedExcept ion {

for ( int i = 0 ; i< 10 ; i++){

for ( int j = 0 ; j < NBIT ; j ++);

System . out . p r i n t l n (

”T1 : ”+( i+1)+” un i t e s de temps consommees ” ) ;

}

}

public void run ( ){

try{

i n te r rupt ib l eMethod ( ) ;

}catch ( Asynchronous lyInterruptedExcept ion e ){

System . out . p r i n t l n ( ”T1 : J ’ a i e t e interrompu ! ” ) ;

}

}

} ;

// T2 e s t p lu s p r i o r i t a i r e , mais ne demarre qu apres c inq un i t e s de temps

RealtimeThread t2 = new RealtimeThread (

new Pr ior i tyParameter s ( 17 ) ,new Per iod icParameters (

new RelativeTime (5000 ,0 ) ,new RelativeTime (10000 ,0 ) ) ){

public void run ( ){

System . out . p r i n t l n ( ”T2 : Je va i s interrompre T1” ) ;

t1 . i n t e r r up t ( ) ;
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}

} ;

t1 . s t a r t ( ) ;

t2 . s t a r t ( ) ;

}

} . s t a r t ( ) ;

}

}

Donne le résultat :

>$ /opt/timesys/rtsj/bin/tjvm

> -Xbootclasspath:/opt/timesys/rtsj/lib/foundation.jar

> -Djava.class.path=. ATC_exemple2

T1 : 1 unités de temps consommées

T1 : 2 unités de temps consommées

T1 : 3 unités de temps consommées

T1 : 4 unités de temps consommées

T1 : 5 unités de temps consommées

T2 : Je vais interrompre T1

T1 : J’ai été interrompu !

A.1.3 Exemple en utilisant doInterruptible() / fire()

Maintenant, on utilise une instance particulière d’exception d’interruption. Tous les

threads qui exécutent sa méthode doInterruptible() se verront propager cette instance

de l’exception lors de l’appel à fire().

import javax . r e a l t ime . ∗ ;

public class ATC exemple3{

// nombre d i n s t r u c t i o n s nece s sa i r e s pour

// une bouc l e d une un i t e de temps

public stat ic f ina l int NBIT = 50000000;

public stat ic void main ( St r ing [ ] a rgs ){

f ina l Asynchronous lyInterruptedExcept ion theAIE =

new Asynchronous lyInterruptedExcept ion ( ) ;

new RealtimeThread (new Pr ior i tyParameter s (18 ) ){

public void run ( ){

RealtimeThread t1 = new RealtimeThread (new Pr ior i tyParameter s (16 ) ){

public void run ( ){

theAIE . do I n t e r r up t i b l e (new I n t e r r u p t i b l e ( ){

public void i n t e r ruptAct i on ( Asynchronous lyInterruptedExcept ion except ion ){

System . out . p r i n t l n ( ”T1 : J a i e t e interrompu ! ” ) ;

}
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// Attent ion a ne pas ou b l i e r l a c l ause << throws >> !

public void run ( Asynchronous lyInterruptedExcept ion except ion )

throws Asynchronous lyInterruptedExcept ion {

for ( int i = 0 ; i< 10 ; i++){

for ( int j = 0 ; j < NBIT ; j ++);

System . out . p r i n t l n (

”T1 : ”+( i+1)+” un i t e s de temps consommees ” ) ;

}

}

} ) ;

}

} ;

// T2 e s t p lu s p r i o r i t a i r e , mais ne demarre qu apres c inq un i t e s de temps

RealtimeThread t2 = new RealtimeThread (

new Pr ior i tyParameter s ( 17 ) ,new Per iod icParameters (

new RelativeTime (5000 ,0 ) ,new RelativeTime (10000 ,0 ) ) ){

public void run ( ){

System . out . p r i n t l n ( ”T2 : Je va i s interrompre T1” ) ;

theAIE . f i r e ( ) ;

}

} ;

t1 . s t a r t ( ) ;

t2 . s t a r t ( ) ;

}

} . s t a r t ( ) ;

}

}

Donne le résultat :

>$ /opt/timesys/rtsj/bin/tjvm

> -Xbootclasspath:/opt/timesys/rtsj/lib/foundation.jar

> -Djava.class.path=. ATC_exemple3

T1 : 1 unités de temps consommées

T1 : 2 unités de temps consommées

T1 : 3 unités de temps consommées

T1 : 4 unités de temps consommées

T1 : 5 unités de temps consommées

T2 : Je vais interrompre T1

T1 : J’ai été interrompu !
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RTSS : Un simulateur événementiel

de systèmes temps réel

Afin de pouvoir comparer nos algorithmes de prise en charge d’événements apério-

diques modifiés pour être implantés en Java avec les algorithmes de la littérature, nous

avons écrit un simulateur de système temps réel. Ce programme, baptisé Real-Time

System Simulator (RTSS)∗, est distribué sous la licence GPL. Il est écrit en Java et

repose sur le principe de simulation événementielle. Il peut être récupéré à l’adresse

http://dajam.fr/RTSS.

B.1 Simulation événementielle

Un simulateur est un programme qui représente une entité extérieure sous la forme

d’un modèle. Pour un simulateur événementiel, le modèle ne peut être modifié que par

l’arrivée d’événements qui le font évoluer.

Ici, un événement est associé à une date. Une file d’attente d’événements, triée par

date, est gérée par le simulateur. Le simulateur traite les événements dans l’ordre de la

file, le temps courant étant chaque fois la date associée au dernier événement traité.

Un événement peut agir de trois façons sur la simulation (en plus de faire avancer la

date courante) :

– il peut réveiller l’ordonnanceur ;

– il peut modifier la trace de la simulation ;

– il peut générer d’autres événements.

Par exemple, pour modéliser l’exécution d’une tâche périodique, il suffira de créer

un seul événement : la première activation de la tâche. Lorsque le simulateur traite cet

événement :

1. l’ordonnanceur est prévenu et peut ainsi ajouter la tâche aux tâches actuellement

actives ; ceci peut conduire à la création par l’ordonnanceur d’autres événements

(début de la tâche, préemption d’une autre etc.), en fonction de la politique d’or-

clxxiii
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donnancement ;

2. l’activation à l’instant courant de la tâche est enregistrée dans la trace de simulation ;

3. un autre événement d’activation au temps courant incrémenté de la période de la

tâche est ajouté à la file d’événements du simulateur.

La simulation s’arrête lorsque la file d’événements est vide ou lorsque la date limite

de fin de simulation est atteinte (si une telle date a été fixée).

B.2 Architecture du programme

Le projet est séparé en quatre paquetages :

– gui regroupe toutes les classes nécessaires à l’interface graphique – celle-ci n’est pas

à jour et ne permet pas encore de simuler les algorithmes d’ordonnancement mixte

de tâches périodiques temps réel dur et apériodiques temps réel souple ;

– realtime contient l’implantation des algorithmes d’ordonnancement, les classes qui

modélisent les tâches périodiques ou apériodiques, etc. ;

– simulator englobe les classes concernant la simulation, comme l’objet qui contrôle

la date courante, mais aussi les différents types d’événements ;

– tools renferme les classes qui nous ont servies à lancer les simulations dont nous

avons présenté les résultats dans ce manuscrit.



Annexe C

Code de notre gestionnaire

d’événements pour RTSJ

Nous donnons ici le code des principales classes composants notre paquetage fr.upe.-

masson.realtime.eventManager. Ces classes sont :

– AbstractUserLandEventManager est une classe abstraite représentant un gestion-

naire d’événements ;

– ManageableAsyncEvent est une sous classe de javax.realtime.AsyncEvent qui

représente un événement auquel peuvent être attachés des traitements compatibles

avec un gestionnaire d’événements ;

– ManageableAsyncEventHandler est la classe qui représente ces traitements ;

– AbstractUserLandTaskServer est une sous classe abstraite de AbstractUserLan-

dEventManager qui représente un serveur de tâche ;

– UserLandPollingTaskServer est une sous classe concrète de la précédente qui mo-

délise un serveur à scrutation ;

– UserLandDeferrableTaskServer est une autre sous classe concrète de AbstractU-

serLandTaskServer qui modélise un serveur ajournable ;

– AbstractUserLandSlackStealer est une autre sous classe abstraite de Abstrac-

tUserLandEventManager qui représente un voleur de temps creux ;

– AbstractSlackCompatibleSchedulable est la classe abstraite dont doivent hériter

toutes les tâches utilisateur auxquelles on veut voler du temps creux ;

– DASSUserLandSlackStealer est une sous classe concrète de AbstractUserLand-

SlackStealer utilisant l’algorithme DASS modifié et fournissant également une

sous classe interne concrète de AbstractSlackCompatibleSchedulable à utiliser

avec ce voleur de temps creux ;

– MASSUserLandSlackStealer est une sous classe concrète de AbstractUserLand-

SlackStealer utilisant l’algorithme MASS et fournissant également une sous classe

interne concrète de AbstractSlackCompatibleSchedulable à utiliser avec ce voleur

de temps creux.

clxxv
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C.1 AbstractSlackCompatibleSchedulable

package f r . upe . masson . r e a l t ime . eventManager ;

import javax . r e a l t ime . Per iod icParameters ;

import javax . r e a l t ime . Pr io r i tyParameter s ;

import javax . r e a l t ime . RealtimeThread ;

/∗∗

∗ Al l Schedu lab l e in a app l i c a t i on us ing a su b c l a s s o f

∗ Abstrac tUserLandSlackStea ler shou ld i n h e r i t s from t h i s c l a s s

∗

∗ @author dm

∗

∗/

public abstract class AbstractS lackCompat ib leSchedulable extends RealtimeThread {

/∗∗

∗ Hard t a s k s are pe r i od i c t a s k s

∗

∗ @param pr ior i tyParameters

∗ @param periodicParameters

∗ @param l o g i c

∗ the l o g i c to be performed p e r i o d i c a l l y

∗/

protected AbstractS lackCompat ib leSchedulable (

Pr io r i tyParameter s pr io r i tyParameter s ,

Per iod icParameters per iod icParameters ,

Runnable l o g i c ) {

super ( pr io r i tyParameter s , per iod i cParameter s ) ;

this . l o g i c = l o g i c ;

this . pe r iod i cParameter s = ( Per iod icParameters ) getReleaseParameters ( ) ;

}

protected f ina l Per iod icParameters per iod i cParameter s ;

private f ina l Runnable l o g i c ;

/∗∗

∗ execu te s the run () method o f the l o g i c in a loop ending by a c a l l to

∗ waitForNextPeriod () methods computeBeforePeriodic and

∗ computeAfterPeriodic are c a l l e d r e s p e c t i v e l y a f t e r and be fo r e the

∗ waitForNextPeriod invoca t ion . Loop can terminates e i t h e r i f the f lagEnd

∗ o f the s l a c k S t e a l e r i s po s i t i oned to t rue .

∗/

public f ina l void run ( ) {

for ( int i =0 ; i < 5 ; i++){

waitForNextPeriod ( ) ;

computeBeforePer iodic ( ) ;

l o g i c . run ( ) ;

computeAfterPer iod ic ( ) ;

}

}

abstract void computeBeforePer iodic ( ) ;

abstract void computeAfterPer iod ic ( ) ;

}
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C.2 AbstractUserLandEventManager

package f r . upe . masson . r e a l t ime . eventManager ;

import java . u t i l . I t e r a t o r ;

import java . u t i l . L inkedLis t ;

import java . u t i l . L i s t ;

import javax . r e a l t ime . AbsoluteTime ;

import javax . r e a l t ime . Pr io r i tyParameter s ;

import javax . r e a l t ime . P r i o r i t ySchedu l e r ;

import javax . r e a l t ime . RelativeTime ;

import javax . r e a l t ime . Schedulab le ;

import javax . r e a l t ime . Scheduler ;

import javax . r e a l t ime . Timed ;

import f r . upe . masson . r e a l t ime . eventManager . t e s t . Tools ;

/∗∗

∗ An EventManager i s a Schedu lab l e Object t ha t s chedu l e s in user land event ,

∗ represen ted by the i n t e r f a c e Manageable .

∗

∗ @author dm

∗

∗/

public abstract class AbstractUserLandEventManager implements Schedulab le {

/∗∗

∗ Event l i s t to be managed . Event are Manageable o b j e c t s

∗/

private f ina l L i s t events = new LinkedLis t ( ) ;

protected f ina l Pr ior i tyParameter s p r i o r i tyParamete r s ;

protected AbstractUserLandEventManager ( ) {

t imedException = new Timed(new RelativeTime ( ) ) ;

remainingCapacity = new RelativeTime ( ) ;

time = new AbsoluteTime ( ) ;

e l apsed = new RelativeTime ( ) ;

lastUpdate = new AbsoluteTime ( ) ;

p r i o r i tyParamete r s = new Pr ior i tyParameter s (

( ( P r i o r i t ySchedu l e r ) Scheduler . g e tDe fau l tSchedu l e r ( ) )

. getMaxPrior i ty ( ) ) ;

}

/∗∗

∗ a l l ow the manager to proper l y terminates

∗/

public void setFlagEnd ( ) {

f lagEnd = true ;

}

protected boolean f lagEnd = fa l se ;

/∗∗

∗ Queue Po l i cy a v a i l a b l e f o r en event manager

∗

∗ @author dm

∗

∗/
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public stat ic class QueuePolicy {

stat ic f ina l int FIFO POLICY = 0 ;

stat ic f ina l int LIFO POLICY = 1 ;

stat ic f ina l int LCF POLICY = 2 ;

stat ic boolean conta in s ( int queuePol icy ) {

return ( queuePol icy == FIFO POLICY | | queuePol icy == FIFO POLICY

| | queuePol icy == FIFO POLICY) ;

}

}

/∗∗

∗ method c a l l e d when f i n a l s t a r t method in EventManager i s c a l l e d on a

∗ r e f e r ence o f t h i s

∗/

protected abstract void per formStart ( ) ;

private stat ic AbstractUserLandEventManager s t a r t ed = null ;

private int f l a g = 0 ;

/∗∗

∗ S ta r t t h i s s e r ve r . This method can only be c a l l e d once . As soon as there

∗ i s one ta sk s e rve r s ta r t ed , i t i s impos s i b l e to s t a r t another one .

∗/

public f ina l void s t a r t ( ) {

i f ( f l a g == 0) {

f l a g = 1 ;

s t a r t ed = this ;

per formStart ( ) ;

}

}

/∗∗

∗

∗ @return return a re f e r ence on the s t a r t e d event manager i f t he re i s any ,

∗ nu l l o therwi se

∗/

public stat ic AbstractUserLandEventManager ge tSta r t ed ( ) {

return s t a r t ed ;

}

/∗∗

∗

∗ @param manageableEventHandler

∗ the handler to be removed . Semantic i s s im i l a r to

∗ java . u t i l . L i s t one .

∗/

public f ina l void remove ( ManageableAsyncEventHandler manageableEventHandler ) {

synchronized ( l o ck ) {

events . remove ( manageableEventHandler ) ;

}

}

private f ina l Object l ock = new Object ( ) ;

/∗∗

∗ Enqueue an handler in the event l i s t . Pos i t i on depends o f the current

∗ queue po l i c y

∗

∗ @param handler

∗ the handler to be enqueued .
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∗/

public void enqueue ( ManageableAsyncEventHandler handler ) {

switch ( queuePol icy ) {

case QueuePolicy .LCF POLICY:

addIncreas ing ( handler ) ;

break ;

case QueuePolicy . LIFO POLICY:

synchronized ( l o ck ) {

events . add (0 , handler ) ;

}

break ;

default : // FIFO

synchronized ( l o ck ) {

events . add ( handler ) ;

}

}

}

private void addIncreas ing ( ManageableAsyncEventHandler meh) {

for ( int i = 0 ; i < events . s i z e ( ) ; i++) {

ManageableAsyncEventHandler cur r ent = ( ManageableAsyncEventHandler ) events

. get ( i ) ;

i f ( cur r ent . getCost ( ) . compareTo (meh . getCost ( ) ) < 0) {

synchronized ( l o ck ) {

events . add ( i , meh ) ;

}

return ;

}

}

synchronized ( l o ck ) {

events . add (meh ) ;

}

}

/∗∗

∗ shou ld be one o f EventManage . QueuePolicy .FIFO POLICY, LIFO POLICY and

∗ LCF Policy

∗/

private int queuePol icy = QueuePolicy .FIFO POLICY;

/∗∗

∗ @return an in t e g e r which i s one o f EventManage . QueuePolicy .FIFO POLICY,

∗ LIFO POLICY and LCF Policy

∗/

public int getQueuePol icy ( ) {

return ( this . queuePol icy ) ;

}

/∗∗

∗ @return an in t e g e r which i s one o f EventManage . QueuePolicy .FIFO POLICY,

∗ LIFO POLICY and LCF Policy

∗/

public void setQueuePol icy ( int queuePol icy ) {

i f ( QueuePolicy . conta in s ( queuePol icy ) )

this . queuePol icy = queuePol icy ;

else

throw new I l l ega lArgumentExcept ion ( ) ;

}

private f ina l AbsoluteTime lastUpdate ;

private f ina l AbsoluteTime time ;
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private f ina l RelativeTime remainingCapacity ;

private f ina l RelativeTime e lapsed ;

private void updateRemainingCapacity ( ) {

Tools . r tClock . getTime ( time ) ;

time . subt rac t ( lastUpdate , e l apsed ) ;

remainingCapacity . subt rac t ( e lapsed , remainingCapacity ) ;

lastUpdate . s e t ( time ) ;

}

/∗∗

∗ Schedule t a s k s in the queue in the l im i t o f capaci ty , s k i pp ing t a s k s with

∗ a h igher cos t than the remaining budget . Do not modify budget .

∗

∗ @param budget

∗ t h i s method never modi f i e s budget

∗ @return the unused par t o f budget

∗/

protected RelativeTime manage ( f ina l RelativeTime budget ) {

remainingCapacity . s e t ( budget ) ;

Tools . r tClock . getTime ( lastUpdate ) ;

for ( I t e r a t o r i t = events . i t e r a t o r ( ) ; i t . hasNext ( )

&& remainingCapacity . g e tM i l l i s e c ond s ( ) > 0 ; ) {

f ina l ManageableAsyncEventHandler handler = ( ManageableAsyncEventHandler ) i t

. next ( ) ;

i f ( handler . getCost ( ) . compareTo ( remainingCapacity ) <= 0) {

t imedException . resetTime ( remainingCapacity ) ;

f ina l FlaggedC loneab l e In t e r rup t ib l e l o g i c = handler

. getRegularLog ic ( ) ;

t imedException . d o I n t e r r up t i b l e ( l o g i c ) ;

i f ( l o g i c . i s I n t e r r up t ed ( ) ) {

remainingCapacity . s e t (0 , 0 ) ;

break ;

}

remove ( handler ) ;

handler . asynchronous lyInterruptBSDupl icate ( ) ;

updateRemainingCapacity ( ) ;

return manage ( remainingCapacity ) ;

}

}

return remainingCapacity ;

}

private f ina l Timed timedException ;

}

C.3 AbstractUserLandSlackStealer

package f r . upe . masson . r e a l t ime . eventManager ;

import java . u t i l . Comparator ;

import java . u t i l . SortedSet ;
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import java . u t i l . TreeSet ;

import javax . r e a l t ime . AbsoluteTime ;

import javax . r e a l t ime . AsyncEvent ;

import javax . r e a l t ime . AsyncEventHandler ;

import javax . r e a l t ime . Clock ;

import javax . r e a l t ime . MemoryParameters ;

import javax . r e a l t ime . ProcessingGroupParameters ;

import javax . r e a l t ime . RelativeTime ;

import javax . r e a l t ime . ReleaseParameters ;

import javax . r e a l t ime . Scheduler ;

import javax . r e a l t ime . Schedul ingParameters ;

import f r . upe . masson . r e a l t ime . eventManager . t e s t . Tools ;

public abstract class AbstractUserLandSlackStea ler extends

AbstractUserLandEventManager {

/∗∗

∗

∗ @return the exac t va lue o f a v a i l a b l e s l a c k time or a lower bound

∗/

private f ina l RelativeTime elapsedTime = new RelativeTime ( ) ;

private f ina l AbsoluteTime aTime = new AbsoluteTime ( ) ;

private f ina l RelativeTime returnValue = new RelativeTime ( ) ;

protected RelativeTime getS lack ( ) {

Clock . getRealt imeClock ( ) . getTime (aTime ) . subt rac t ( lastSlackComputation ,

elapsedTime ) ;

i f ( elapsedTime . compareTo ( s l a ck ) <= 0)

s l a ck . subt rac t ( elapsedTime , returnValue ) ;

else

returnValue . s e t (0 , 0 ) ;

Tools .LOG. append ( returnValue ) . append ( ”\n” ) ;

return returnValue ;

}

protected f ina l AbsoluteTime lastSlackComputat ion = new AbsoluteTime ( ) ;

protected f ina l RelativeTime s l a ck = new RelativeTime ( ) ;

protected f ina l AsyncEvent wakeBeforePer iod ic = new AsyncEvent ( ) ;

protected AsyncEventHandler be f o r ePer i od i cHand l e r ;

protected f ina l AsyncEvent wakeAfterPer iod ic = new AsyncEvent ( ) ;

protected AsyncEventHandler a f t e rPe r i od i cHand l e r ;

protected f ina l AbsoluteTime s t a r t ;

protected AbstractUserLandSlackStea ler ( AbsoluteTime s t a r t ) {

this . s t a r t = s t a r t ;

r e a l S chedu l ab l e = new AsyncEventHandler ( ) {

private f ina l RelativeTime budget = new RelativeTime ( ) ;

public void handleAsyncEvent ( ) {

i f ( f lagEnd )

return ;
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budget . s e t ( ge tS lack ( ) ) ;

manage ( budget ) ;

}

} ;

r e a l S chedu l ab l e . se tSchedul ingParameters ( p r i o r i tyParamete r s ) ;

wakeUp = new AsyncEvent ( ) ;

wakeUp . addHandler ( r e a l S chedu l ab l e ) ;

}

private f ina l AsyncEvent wakeUp ;

private f ina l AsyncEventHandler r e a l S chedu l ab l e ;

protected void wakeUp ( ) {

wakeUp . f i r e ( ) ;

}

public void enqueue ( ManageableAsyncEventHandler meh) {

super . enqueue (meh ) ;

wakeUp . f i r e ( ) ;

}

/∗∗

∗ Ordered s e t o f PeriodicTask . HeadSet ( t ) shou ld re turn the ta s k s with an

∗ h igher p r i o r i t y than t

∗/

protected SortedSet hardTasks = new TreeSet (new Comparator ( ) {

/∗∗

∗ Compare o b j e c t assuming they are Schedu lab l e wi th pr ior i tyParameters

∗ according to t h e i r p r i o r i t y

∗

∗ @param o1

∗ @param o2

∗ @return

∗/

public int compare ( Object o1 , Object o2 ) {

AbstractS lackCompat ib leSchedulable s1 = ( AbstractS lackCompat ib leSchedulable ) o1 ;

AbstractS lackCompat ib leSchedulable s2 = ( AbstractS lackCompat ib leSchedulable ) o2 ;

return s2 . g e tP r i o r i t y ( ) − s1 . g e tP r i o r i t y ( ) ;

}

} ) ;

void r e g i s t e r ( AbstractS lackCompat ib leSchedulable hardTask ) {

hardTasks . add ( hardTask ) ;

}

protected abstract void i n i tDataSt ruc tu r e ( ) ;

protected abstract void computeSlack ( ) ;

protected void per formStart ( ) {

i n i tDataSt ruc tu r e ( ) ;

}

/∗ ∗∗∗∗∗∗∗∗∗∗∗∗∗ de l e g a t e to r ea l S ch edu l a b l e ∗/

public void run ( ) {

r e a l S chedu l ab l e . run ( ) ;

}
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/∗∗ throw new UnsupportedOperationException ( ) ; ∗∗/

. . .

}

C.4 AbstractUserLandTaskServer

package f r . upe . masson . r e a l t ime . eventManager ;

import javax . r e a l t ime . Per iod icParameters ;

public abstract class AbstractUserLandTaskServer extends

AbstractUserLandEventManager {

protected AbstractUserLandTaskServer ( Per iod icParameters per iod i cParameter s ) {

this . pe r iod i cParameter s = ( Per iod icParameters ) per iod i cParameter s

. c l one ( ) ;

}

protected f ina l Per iod icParameters per iod i cParameter s ;

}

C.5 DASSUserLandSlackStealer

package f r . upe . masson . r e a l t ime . eventManager ;

import java . u t i l . I t e r a t o r ;

import java . u t i l . Stack ;

import javax . r e a l t ime . AbsoluteTime ;

import javax . r e a l t ime . AsyncEventHandler ;

import javax . r e a l t ime . Clock ;

import javax . r e a l t ime . Per iod icParameters ;

import javax . r e a l t ime . Pr io r i tyParameter s ;

import javax . r e a l t ime . RelativeTime ;

public class DASSUserLandSlackStealer extends AbstractUserLandSlackStea ler {

public stat ic class DASSCompatibleSchedulable extends

AbstractS lackCompat ib leSchedulable {

private long s i = 0 ;

/∗∗

∗

∗ @param pr ior i tyParameters

∗ @param periodicParameters

∗ s t a r t time i s assumed to be 0

∗ @param s l a c k S t e a l e r

∗ @param l o g i c

∗ @param i sLas t

∗ s e t t rue i f t h i s i s the l a s t Schedu lab l e to r e g i s t e r , then

∗ data s t r u c t u r e can be i n i t i a l i z e d

∗/

public DASSCompatibleSchedulable ( Pr io r i tyParameter s pr io r i t yParameter s ,

Per iod icParameters per iod icParameters ,

DASSUserLandSlackStealer s l a c kS t e a l e r , Runnable l o g i c ,
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boolean i s La s t ) {

super ( pr io r i tyParameter s , per iod icParameters , l o g i c ) ;

s l a c k S t e a l e r . r e g i s t e r ( this ) ;

this . s l a c k S t e a l e r = s l a c k S t e a l e r ;

}

private f ina l DASSUserLandSlackStealer s l a c k S t e a l e r ;

void computeAfterPer iod ic ( ) {

synchronized ( s l a c k S t e a l e r . l ock2 ) {

s l a c k S t e a l e r . c a l l e r = this ;

s l a c k S t e a l e r . wakeAfterPer iod ic . f i r e ( ) ;

}

}

void computeBeforePer iodic ( ) {

synchronized ( s l a c k S t e a l e r . l ock2 ) {

s l a c k S t e a l e r . c a l l e r = this ;

s l a c k S t e a l e r . wakeBeforePer iod ic . f i r e ( ) ;

}

}

public void computeSi ( long date ) {

date −= per iod i cParameter s . g e tS ta r t ( ) . g e tM i l l i s e c ond s ( ) ;

long nd = nextDeadl ine ( date ) ;

s i = nd − date − i n t e r f e r e n c e ( date , nd ) ;

}

private long prev iousPer iod ( long date , boolean i n c l u s i v e ) {

long p e r i o dM i l l i s = per iod i cParameter s . getPer iod ( )

. g e tM i l l i s e c ond s ( ) ;

long prev iousPer iod = ( date / p e r i o dM i l l i s ) ∗ p e r i o dM i l l i s ;

i f ( ! i n c l u s i v e && prev iousPer iod == date )

prev iousPer iod −= pe r i o dM i l l i s ;

return prev iousPer iod ;

}

private long nextPer iod ( long date , boolean i n c l u s i v e ) {

long prev iousPer iod = prev iousPer iod ( date , ! i n c l u s i v e ) ;

return prev iousPer iod

+ per iod i cParameter s . getPer iod ( ) . g e tM i l l i s e c ond s ( ) ;

}

private long nextDeadl ine ( long date ) {

return nextPer iod ( date , true )

+ per iod i cParameter s . getDeadl ine ( ) . g e tM i l l i s e c ond s ( ) ;

}

private long i n t e r f e r e n c e ( long a , long b) {

long i n t e r f e r e n c e = 0 ;

for ( I t e r a t o r i t = s l a c k S t e a l e r . hardTasks . headSet ( this ) . i t e r a t o r ( ) ; i t

. hasNext ( ) ; ) {

DASSCompatibleSchedulable s = ( DASSCompatibleSchedulable ) i t

. next ( ) ;

i n t e r f e r e n c e += s . i n t e r ( a , b ) ;

}

i n t e r f e r e n c e += i n t e r ( a , b ) ;

return i n t e r f e r e n c e ;

}
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private long i n t e r ( long a , long b) {

long t ruc = b − nextPer iod (a , true ) ;

long p e r i o dM i l l i s = per iod i cParameter s . getPer iod ( )

. g e tM i l l i s e c ond s ( ) ;

long c o s t M i l l i s = per iod i cParameter s . getCost ( ) . g e tM i l l i s e c ond s ( ) ;

long f = Math .max(0 , t ruc / p e r i o dM i l l i s ) ;

return f

∗ c o s t M i l l i s

+ Math

. min ( c o s tM i l l i s , Math .max(0 , t ruc − f

∗ p e r i o dM i l l i s ) ) ;

}

}

// LOG FIELDS

public f ina l stat ic St r i ngBu f f e r LOG = new St r i ngBu f f e r ( ) ;

private f ina l stat ic AbsoluteTime ABS TIME 1 = new AbsoluteTime ( ) ;

private f ina l stat ic AbsoluteTime ABS TIME 2 = new AbsoluteTime ( ) ;

private f ina l stat ic RelativeTime REL TIME = new RelativeTime ( ) ;

public stat ic long t imeInAft = 0 ;

public stat ic long t imeInBef = 0 ;

public DASSUserLandSlackStealer ( AbsoluteTime s t a r t ) {

super ( s t a r t ) ;

be f o r ePer i od i cHand l e r = new AsyncEventHandler ( ) {

public void handleAsyncEvent ( ) {

synchronized ( l o ck ) {

Clock . getRealt imeClock ( ) . getTime (ABS TIME 1 ) ; // LOG ACTION

Clock . getRealt imeClock ( ) . getTime ( time ) ;

time . subt rac t ( lastEventDate , elapsedTime ) ;

lastEventDate . s e t ( time ) ;

Object execut ing = null ;

i f ( ! execut ionStack . isEmpty ( ) )

execut ing = execut ionStack . peek ( ) ;

for ( I t e r a t o r i t = hardTasks . i t e r a t o r ( ) ; i t . hasNext ( ) ; ) {

DASSCompatibleSchedulable s = ( DASSCompatibleSchedulable ) i t

. next ( ) ;

i f ( s . equa l s ( execut ing ) ) // OK i f execu t ing == nu l l

break ;

s . s i −= elapsedTime . g e tM i l l i s e c ond s ( ) ;

}

}

execut ionStack . push ( c a l l e r ) ;

Clock . getRealt imeClock ( ) . getTime (ABS TIME 2 ) ; // LOG ACTION

LOG. append ( ”be f ” ) . append (

ABS TIME 2 . subt rac t (ABS TIME 1 , REL TIME) ) . append ( ”\n” ) ; // LOG

// ACTION

t imeInBef += REL TIME. getNanoseconds ( ) ;

}

} ;

b e f o r ePer i od i cHand l e r . se tSchedul ingParameters ( p r i o r i tyParamete r s ) ;

wakeBeforePer iod ic . addHandler ( be f o r ePer i od i cHand l e r ) ;
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a f t e rPe r i od i cHand l e r = new AsyncEventHandler ( ) {

public void handleAsyncEvent ( ) {

synchronized ( l o ck ) {

Clock . getRealt imeClock ( ) . getTime (ABS TIME 1 ) ; // LOG ACTION

Object top = execut ionStack . pop ( ) ;

i f ( ! top . equa l s ( c a l l e r ) )

throw new Asse r t i onErro r (

”The c a l l e r must be on top o f the execut ion top ” ) ;

Clock . getRealt imeClock ( ) . getTime ( time ) ;

time . subt rac t ( lastEventDate , elapsedTime ) ;

lastEventDate . s e t ( time ) ;

// s t r i c t l y l e s s than c a l l e r

for ( I t e r a t o r i t = hardTasks . headSet ( c a l l e r ) . i t e r a t o r ( ) ; i t

. hasNext ( ) ; ) {

DASSCompatibleSchedulable s = ( DASSCompatibleSchedulable ) i t

. next ( ) ;

s . s i −= elapsedTime . g e tM i l l i s e c ond s ( ) ;

}

c a l l e r . computeSi ( time . g e tM i l l i s e c ond s ( ) ) ;

computeSlack ( ) ;

Clock . getRealt imeClock ( ) . getTime (ABS TIME 2 ) ; // LOG ACTION

LOG. append ( ”a f t ” ) . append (

ABS TIME 2 . subt rac t (ABS TIME 1 , REL TIME) ) . append (

”\n” ) ; // LOG ACTION

t imeInAft += REL TIME. getNanoseconds ( ) ;

}//end sync l o c k

}

} ;

a f t e rPe r i od i cHand l e r . se tSchedul ingParameters ( p r i o r i tyParamete r s ) ;

wakeAfterPer iod ic . addHandler ( a f t e rPe r i od i cHand l e r ) ;

}

private f ina l AbsoluteTime time = new AbsoluteTime ( ) ;

private f ina l RelativeTime elapsedTime = new RelativeTime ( ) ;

private f ina l AbsoluteTime lastEventDate = new AbsoluteTime ( ) ;

private Stack execut ionStack = new Stack ( ) ;

private DASSCompatibleSchedulable c a l l e r ;

private f ina l Object l ock = new Object ( ) ;

private f ina l Object lock2 = new Object ( ) ;

protected void computeSlack ( ) {

Clock . getRealt imeClock ( ) . getTime ( lastSlackComputat ion ) ;

long s i = Long .MAX VALUE;

for ( I t e r a t o r i t = hardTasks . i t e r a t o r ( ) ; i t . hasNext ( ) ; ) {

DASSCompatibleSchedulable task = ( DASSCompatibleSchedulable ) i t

. next ( ) ;

s i = Math . min ( s i , task . s i ) ;

}

s l a ck . s e t ( s i ) ;

}
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protected void i n i tDataSt ruc tu r e ( ) {

for ( I t e r a t o r i t = hardTasks . i t e r a t o r ( ) ; i t . hasNext ( ) ; ) {

DASSCompatibleSchedulable task = ( DASSCompatibleSchedulable ) i t

. next ( ) ;

task . computeSi ( s t a r t . g e tM i l l i s e c ond s ( ) ) ;

}

computeSlack ( ) ;

lastS lackComputat ion . s e t ( s t a r t ) ;

lastEventDate . s e t ( s t a r t ) ;

}

}

C.6 ManageableAsyncEventHandler

package f r . upe . masson . r e a l t ime . eventManager ;

import javax . r e a l t ime . Aper iodicParameters ;

import javax . r e a l t ime . AsyncEvent ;

import javax . r e a l t ime . AsyncEventHandler ;

import javax . r e a l t ime . Asynchronous lyInterruptedExcept ion ;

import javax . r e a l t ime . Pr io r i tyParameter s ;

import javax . r e a l t ime . P r i o r i t ySchedu l e r ;

import javax . r e a l t ime . RelativeTime ;

import javax . r e a l t ime . Scheduler ;

public class ManageableAsyncEventHandler {

private f ina l Asynchronous lyInterruptedExcept ion interruptBS ;

private f ina l AsyncEventHandler dupl icat ionBSHandler ;

private f ina l AsyncEvent dupl icat ionBS ;

private boolean dup l i c a t e ;

/∗∗

∗ Invocat ion o f t h i s method w i l l f i r e an Asynchronous lyInterruptedExcept ion

∗ to the AsyncEventHandler t ha t i s in charge to execute the BS dup l i c a t i on

∗/

public void asynchronous lyInterruptBSDupl icate ( ) {

i f ( dup l i c a t e ){

interruptBS . f i r e ( ) ;

i s I n t e r r up t ed = true ;

}

}

private boolean i s I n t e r r up t ed = fa l se ;

/∗∗

∗ t h i s ( aperiodicParameters , l o g i c , f a l s e ) ;

∗/

public ManageableAsyncEventHandler ( Aper iodicParameters aper iod icParameters ,

f ina l FlaggedC loneab l e In t e r rup t ib l e l o g i c ) {

this ( aper iod icParameters , l o g i c , fa l se ) ;

}

/∗∗

∗

∗ @param aperiodicParameters

∗ @param l o g i c

∗ the l o g i c to a s s o c i a t e to t h i s hand ler
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∗ @param dup l i c a t e

∗ t rue to a c t i v a t e the BS dup l i c a t i on

∗/

public ManageableAsyncEventHandler ( Aper iodicParameters aper iod icParameters ,

f ina l FlaggedC loneab l e In t e r rup t ib l e l o g i c , boolean dup l i c a t e ) {

this . aper iod icParameter s = ( Aper iodicParameters ) aper iod icParameter s . c l one ( ) ;

this . r e gu l a rLog i c = l o g i c ;

this . dup l i ca t edLog i c = ( F laggedC loneab l e In t e r rup t ib l e ) l o g i c . c l one ( ) ;

this . dup l i c a t e = dup l i c a t e ;

i f ( dup l i c a t e ) {

dupl icat ionBSHandler = new AsyncEventHandler ( ) {

public void handleAsyncEvent ( ) {

i f ( ! i s I n t e r r up t ed )

interruptBS . do I n t e r r up t i b l e ( dup l i ca t edLog i c ) ;

i f ( i s I n t e r r up t ed | | ! dup l i ca t edLog i c . i s I n t e r r up t ed ( ) )

try {

AbstractUserLandEventManager . ge tS ta r t ed ( ) . remove (

ManageableAsyncEventHandler . this ) ;

} catch ( Nul lPo interExcept ion e ) {

System . e r r . p r i n t l n ( ”An event manager should be s t a r t ed now” ) ;

System . e x i t ( 1 ) ;

}

}

} ;

dupl icat ionBSHandler

. se tSchedul ingParameters (new Pr ior i tyParameter s (

( ( P r i o r i t ySchedu l e r ) Scheduler

. g e tDe fau l tSchedu l e r ( ) ) . ge tMinPr io r i ty ( ) ) ) ;

dupl icat ionBSHandler . s e tRe leaseParameters ( aper iod icParameter s ) ;

dupl icat ionBS = new AsyncEvent ( ) ;

dupl icat ionBS . addHandler ( dupl icat ionBSHandler ) ;

interruptBS = new Asynchronous lyInterruptedExcept ion ( ) ;

} else {

interruptBS = null ;

dupl i cat ionBS = null ;

dupl icat ionBSHandler = null ;

}

}

private f ina l AperiodicParameters aper iod icParameter s ;

/∗∗

∗

∗ @return a newly a l l o c a t e d RelativeTime which rep re s en t s the cos t o f the

∗ l o g i c encapsu la ted in t h i s hand ler

∗/

public RelativeTime getCost ( ) {

return new RelativeTime ( aper iod icParameter s . getCost ( ) ) ;

}

private f ina l FlaggedC loneab l e In t e r rup t ib l e r egu l a rLog i c ;

private f ina l FlaggedC loneab l e In t e r rup t ib l e dup l i ca t edLog i c ;

/∗∗

∗

∗ @return the I n t e r r u p t i b l e l o g i c which t h i s hand ler encapsu la t e s

∗/
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public FlaggedC loneab l e In t e r rup t ib l e getRegularLog ic ( ) {

return r e gu l a rLog i c ;

}

public FlaggedC loneab l e In t e r rup t ib l e getDupl i catedLog ic ( ) {

return dup l i ca t edLog i c ;

}

/∗∗

∗ Ca l l i n g t h i s method w i l l r e g i s t e r t h i s hand ler in the s t a r t e d

∗ EventManager queue An {@link I l l e g a l S t a t eE x c e p t i o n } i s thrown i s the re i s

∗ non cur r en t l y s t a r t e d EventManager

∗/

public void handleAsyncEvent ( ) {

AbstractUserLandEventManager em = AbstractUserLandEventManager

. ge tS ta r t ed ( ) ;

i f (em == null )

throw new I l l e g a l S t a t eEx c ep t i o n ( ) ;

em . enqueue ( this ) ;

i f ( dup l i c a t e )

dupl icat ionBS . f i r e ( ) ;

}

}

C.7 ManageableAsyncEvent

package f r . upe . masson . r e a l t ime . eventManager ;

import java . u t i l . I t e r a t o r ;

import java . u t i l . L inkedLis t ;

import java . u t i l . L i s t ;

import javax . r e a l t ime . AsyncEvent ;

public class ManageableAsyncEvent extends AsyncEvent {

private L i s t mehs = new LinkedLis t ( ) ;

private Object l ock = new Object ( ) ;

public void addHandler ( ManageableAsyncEventHandler meh) {

synchronized ( l o ck ) {

mehs . add (meh ) ;

}

}

public void removeHandler ( ManageableAsyncEventHandler meh) {

synchronized ( l o ck ) {

mehs . remove (meh ) ;

}

}

public void f i r e ( ) {

super . f i r e ( ) ;

synchronized ( l o ck ) {

for ( I t e r a t o r i t = mehs . i t e r a t o r ( ) ; i t . hasNext ( ) ; ) {

ManageableAsyncEventHandler h = ( ManageableAsyncEventHandler ) i t

. next ( ) ;

h . handleAsyncEvent ( ) ;
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}

}

}

}

C.8 MASSUserLandSlackStealer

package f r . upe . masson . r e a l t ime . eventManager ;

import java . u t i l . I t e r a t o r ;

import java . u t i l . Stack ;

import javax . r e a l t ime . AbsoluteTime ;

import javax . r e a l t ime . AsyncEventHandler ;

import javax . r e a l t ime . Clock ;

import javax . r e a l t ime . Per iod icParameters ;

import javax . r e a l t ime . Pr io r i tyParameter s ;

import javax . r e a l t ime . RelativeTime ;

public class MASSUserLandSlackStealer extends AbstractUserLandSlackStea ler {

public stat ic class MASSCompatibleSchedulable extends

AbstractS lackCompat ib leSchedulable {

/∗∗

∗

∗ @param pr ior i tyParameters

∗ @param periodicParameters

∗ s t a r t time i s assumed to be the same fo r each

∗ MASSCompatibleSchedulable

∗ @param s l a c k S t e a l e r

∗ @param l o g i c

∗ @param i sLas t

∗ s e t t rue i f t h i s i s the l a s t Schedu lab l e to r e g i s t e r , then

∗ data s t r u c t u r e can be i n i t i a l i z e d

∗/

public MASSCompatibleSchedulable ( Pr io r i tyParameter s pr io r i t yParameter s ,

Per iod icParameters per iod icParameters ,

MASSUserLandSlackStealer s l a c kS t e a l e r , Runnable l o g i c ,

boolean i s La s t ) {

super ( pr io r i tyParameter s , per iod icParameters , l o g i c ) ;

s l a c k S t e a l e r . r e g i s t e r ( this ) ;

this . s l a c k S t e a l e r = s l a c k S t e a l e r ;

}

private f ina l MASSUserLandSlackStealer s l a c k S t e a l e r ;

private long c i M i l l i s = per iod i cParameter s . getCost ( ) . g e tM i l l i s e c ond s ( ) ;

private long ciNanos = per iod i cParameter s . getCost ( ) . g e tM i l l i s e c ond s ( ) ;

private long w iM i l l i s = 0 ;

private long wiNanos = 0 ;

private void setWi ( RelativeTime time ) {

w iM i l l i s = time . g e tM i l l i s e c ond s ( ) ;

wiNanos = time . getNanoseconds ( ) ;

}

long ge tS i ( ) {

long nbMi l l i s = w iM i l l i s − c i M i l l i s ;

long nbNanos = wiNanos − ciNanos ;
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return nbMi l l i s + nbNanos / 1000000;

}

void computeAfterPer iod ic ( ) {

synchronized ( s l a c k S t e a l e r . l ock2 ) {

s l a c k S t e a l e r . c a l l e r = this ;

s l a c k S t e a l e r . wakeAfterPer iod ic . f i r e ( ) ;

}

}

void computeBeforePer iodic ( ) {

synchronized ( s l a c k S t e a l e r . l ock2 ) {

s l a c k S t e a l e r . c a l l e r = this ;

s l a c k S t e a l e r . wakeBeforePer iod ic . f i r e ( ) ;

}

}

private long g e t I n t e r f e r e n c e ( AbsoluteTime date ) {

long i n t e r f e r e n c e = 0 ;

for ( I t e r a t o r i t = s l a c k S t e a l e r . hardTasks . i t e r a t o r ( ) ; i t . hasNext ( ) ; ) {

MASSCompatibleSchedulable s = ( MASSCompatibleSchedulable ) i t

. next ( ) ;

i f ( equa l s ( s ) )

break ;

i n t e r f e r e n c e += ge t I n t e r f e r e n c e ( s , date ) ;

}

return i n t e r f e r e n c e ;

}

/∗∗

∗ Warning : Mi l l i s e cond pr e c i s i on only

∗

∗ @param s

∗ @param date

∗ @return

∗/

private long g e t I n t e r f e r e n c e ( MASSCompatibleSchedulable s ,

AbsoluteTime date ) {

long u = nextDeadl ine ( date . g e tM i l l i s e c ond s ( ) , true ) ;

long v = s . nextPer iod (u , true ) ;

long de l t a = v − u ;

long th i sPe r i od = this . pe r iod i cParameter s . getPer iod ( )

. g e tM i l l i s e c ond s ( ) ;

long sPer iod = s . per iod i cParameter s . getPer iod ( ) . g e tM i l l i s e c ond s ( ) ;

long r = th i sPe r i od % sPer iod ;

long nba = th i sPe r i od / sPer iod ;

i f ( d e l t a < r )

nba++;

return nba ∗ s . pe r iod i cParameter s . getCost ( ) . g e tM i l l i s e c ond s ( ) ;

}

private long prev iousPer iod ( long date , boolean i n c l u s i v e ) {
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long p e r i o dM i l l i s = per iod i cParameter s . getPer iod ( )

. g e tM i l l i s e c ond s ( ) ;

long prev iousPer iod = ( date / p e r i o dM i l l i s ) ∗ p e r i o dM i l l i s ;

i f ( ! i n c l u s i v e && prev iousPer iod == date )

prev iousPer iod −= pe r i o dM i l l i s ;

return prev iousPer iod ;

}

private long nextPer iod ( long date , boolean i n c l u s i v e ) {

long prev iousPer iod = prev iousPer iod ( date , ! i n c l u s i v e ) ;

return prev iousPer iod

+ per iod i cParameter s . getPer iod ( ) . g e tM i l l i s e c ond s ( ) ;

}

private long nextDeadl ine ( long date , boolean i n c l u s i v e ) {

return prev iousPer iod ( date , fa l se )

+ per iod i cParameter s . getDeadl ine ( ) . g e tM i l l i s e c ond s ( ) ;

}

}

// LOG FIELDS

public f ina l stat ic St r i ngBu f f e r LOG = new St r i ngBu f f e r ( ) ;

private f ina l stat ic AbsoluteTime ABS TIME 1 = new AbsoluteTime ( ) ;

private f ina l stat ic AbsoluteTime ABS TIME 2 = new AbsoluteTime ( ) ;

private f ina l stat ic RelativeTime REL TIME = new RelativeTime ( ) ;

public stat ic long t imeInAft = 0 ;

public stat ic long t imeInBef = 0 ;

public MASSUserLandSlackStealer ( AbsoluteTime s t a r t ) {

super ( s t a r t ) ;

be f o r ePer i od i cHand l e r = new AsyncEventHandler ( ) {

public void handleAsyncEvent ( ) {

synchronized ( l o ck ) {

Clock . getRealt imeClock ( ) . getTime (ABS TIME 1 ) ; // LOG ACTION

Clock . getRealt imeClock ( ) . getTime ( time ) ;

time . subt rac t ( lastCiUpdate , elapsedTimeCi ) ;

lastCiUpdate . s e t ( time ) ;

i f ( ! execut ionStack . isEmpty ( ) ) {

MASSCompatibleSchedulable top = ( MASSCompatibleSchedulable ) execut ionStack

. peek ( ) ;

top . c i M i l l i s −= elapsedTimeCi . g e tM i l l i s e c ond s ( ) ;

top . ciNanos −= elapsedTimeCi . getNanoseconds ( ) ;

}

execut ionStack . push ( c a l l e r ) ;

Clock . getRealt imeClock ( ) . getTime (ABS TIME 2 ) ; // LOG ACTION

LOG. append ( ”be f ” ) . append (

ABS TIME 2 . subt rac t (ABS TIME 1 , REL TIME) ) . append (

”\n” ) ; // LOG ACTION

t imeInBef += REL TIME. getNanoseconds ( ) ;

}

}

} ;

b e f o r ePer i od i cHand l e r . se tSchedul ingParameters ( p r i o r i tyParamete r s ) ;
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wakeBeforePer iod ic . addHandler ( be f o r ePer i od i cHand l e r ) ;

a f t e rPe r i od i cHand l e r = new AsyncEventHandler ( ) {

public void handleAsyncEvent ( ) {

synchronized ( l o ck ) {

Clock . getRealt imeClock ( ) . getTime (ABS TIME 1 ) ; // LOG ACTION

Object top = execut ionStack . pop ( ) ;

i f ( ! top . equa l s ( c a l l e r ) )

throw new Asse r t i onErro r (

”The c a l l e r must be on top o f the execut ion top ” ) ;

Clock . getRealt imeClock ( ) . getTime ( time ) ;

time . subt rac t ( lastCiUpdate , elapsedTimeCi ) ;

time . subt rac t ( lastWiUpdate , elapsedTimeWi ) ;

lastWiUpdate . s e t ( time ) ;

lastCiUpdate . s e t ( time ) ;

i f ( elapsedTimeCi . compareTo ( elapsedTimeWi ) > 0)

elapsedTimeCi . s e t ( elapsedTimeWi ) ;

I t e r a t o r i t = hardTasks . i t e r a t o r ( ) ;

while ( i t . hasNext ( ) ) {

MASSCompatibleSchedulable s = ( MASSCompatibleSchedulable ) i t

. next ( ) ;

s . w iM i l l i s −= elapsedTimeWi . g e tM i l l i s e c ond s ( ) ;

s . wiNanos −= elapsedTimeWi . getNanoseconds ( ) ;

i f ( s . equa l s ( c a l l e r ) ) {

long nex t I n t e r f e r e n c e = c a l l e r

. g e t I n t e r f e r e n c e ( lastCiUpdate ) ;

s . w iM i l l i s = s . w iM i l l i s

+ s . per iod i cParameter s . getPer iod ( )

. g e tM i l l i s e c ond s ( )

− nex t I n t e r f e r e n c e ;

s . c i M i l l i s = s . per iod i cParameter s . getCost ( )

. g e tM i l l i s e c ond s ( ) ;

break ;

}

}

while ( i t . hasNext ( ) ) {// ta sk with a lower p r i o r i t y than

// c a l l e r

MASSCompatibleSchedulable s = ( MASSCompatibleSchedulable ) i t

. next ( ) ;

s . w iM i l l i s += c a l l e r . pe r iod i cParameter s . getCost ( )

. g e tM i l l i s e c ond s ( ) ;

}

computeSlack ( ) ;
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Clock . getRealt imeClock ( ) . getTime (ABS TIME 2 ) ; // LOG ACTION

LOG. append ( ”a f t ” ) . append (

ABS TIME 2 . subt rac t (ABS TIME 1 , REL TIME) ) . append (

”\n” ) ; // LOG ACTION

t imeInAft += REL TIME. getNanoseconds ( ) ;

}// end l o c k

}

} ;

a f t e rPe r i od i cHand l e r . se tSchedul ingParameters ( p r i o r i tyParamete r s ) ;

wakeAfterPer iod ic . addHandler ( a f t e rPe r i od i cHand l e r ) ;

}

private Stack execut ionStack = new Stack ( ) ;

private MASSCompatibleSchedulable c a l l e r ;

private f ina l Object l ock = new Object ( ) ;

private f ina l Object lock2 = new Object ( ) ;

/∗∗

∗ Rea l l y compute a bound on the a v a i l a b l e s l a c k time

∗/

protected void computeSlack ( ) {

Clock . getRealt imeClock ( ) . getTime ( lastSlackComputat ion ) ;

long slacktmp = Long .MAX VALUE;

for ( I t e r a t o r i t = hardTasks . i t e r a t o r ( ) ; i t . hasNext ( ) ; ) {

MASSCompatibleSchedulable s = ( MASSCompatibleSchedulable ) i t . next ( ) ;

s lacktmp = Math . min ( slacktmp , s . w iM i l l i s ) ;

}

s l a ck . s e t ( slacktmp ) ;

}

private f ina l AbsoluteTime lastCiUpdate = new AbsoluteTime ( ) ;

private f ina l AbsoluteTime lastWiUpdate = new AbsoluteTime ( ) ;

private f ina l AbsoluteTime time = new AbsoluteTime ( ) ;

private f ina l RelativeTime elapsedTimeCi = new RelativeTime ( ) ;

private f ina l RelativeTime elapsedTimeWi = new RelativeTime ( ) ;

protected void i n i tDataSt ruc tu r e ( ) {

for ( I t e r a t o r i t = hardTasks . i t e r a t o r ( ) ; i t . hasNext ( ) ; ) {

MASSCompatibleSchedulable t = ( MASSCompatibleSchedulable ) i t . next ( ) ;

t . setWi ( t . per iod i cParameter s . getDeadl ine ( ) ) ;

for ( I t e r a t o r i t 2 = hardTasks . i t e r a t o r ( ) ; i t 2 . hasNext ( ) ; ) {

MASSCompatibleSchedulable t2 = ( MASSCompatibleSchedulable ) i t 2

. next ( ) ;

i f ( t2 . equa l s ( t ) )

break ;

RelativeTime rightTerm = HighResolutionTimeTools . mul t ip ly (

HighResolutionTimeTools . c e i l ( t . pe r iod i cParameter s

. getDeadl ine ( ) , t2 . per iod i cParameter s

. getPer iod ( ) ) , t2 . per iod i cParameter s . getCost ( ) ) ;
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t . w iM i l l i s −= rightTerm . g e tM i l l i s e c ond s ( ) ;

t . wiNanos −= rightTerm . getNanoseconds ( ) ;

}

}

computeSlack ( ) ;

lastCiUpdate . s e t ( s t a r t ) ;

lastWiUpdate . s e t ( s t a r t ) ;

}

}

C.9 UserLandDeferrableTaskServer

package f r . upe . masson . r e a l t ime . eventManager ;

import javax . r e a l t ime . AbsoluteTime ;

import javax . r e a l t ime . AsyncEvent ;

import javax . r e a l t ime . AsyncEventHandler ;

import javax . r e a l t ime . MemoryParameters ;

import javax . r e a l t ime . Per iod icParameters ;

import javax . r e a l t ime . Per iodicTimer ;

import javax . r e a l t ime . ProcessingGroupParameters ;

import javax . r e a l t ime . RelativeTime ;

import javax . r e a l t ime . ReleaseParameters ;

import javax . r e a l t ime . Scheduler ;

import javax . r e a l t ime . Schedul ingParameters ;

import f r . upe . masson . r e a l t ime . eventManager . t e s t . Tools ;

public class UserLandDeferrableTaskServer extends AbstractUserLandTaskServer {

private f ina l PeriodicTimer pr i o r i tyT imer ;

private f ina l Object l ock ;

public UserLandDeferrableTaskServer ( f ina l Per iod icParameters parameters ) {

super ( parameters ) ;

l o ck = new Object ( ) ;

p r i o r i tyT imer = new PeriodicTimer ( parameters . g e tS ta r t ( ) , parameters

. getPer iod ( ) , new AsyncEventHandler ( pr io r i tyParameter s ,

per iod icParameters , null , null , null , null ) {

public void handleAsyncEvent ( ) {

Tools .LOG. append (

Tools . r tClock . getTime ( atime ) . subt rac t ( Tools . s t a r t ,

rt ime ) ) . append ( ” wtf ” ) . append (

Thread . currentThread ( ) . g e tP r i o r i t y ( ) ) . append ( ”\n” ) ;

i f ( f lagEnd )

pr i o r i tyT imer . stop ( ) ;

i f ( c apac i t yA l r e adyRe f i l l e d ) {

capac i t yA l r e adyRe f i l l e d = fa l se ;

return ;

}

synchronized ( l o ck ) {

Tools .LOG. append (

Tools . r tClock . getTime ( atime ) . subt rac t ( Tools . s t a r t ,
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rt ime ) ) . append ( ” DS r e s e t capac i ty \n” ) ;

actua lCapac i ty . s e t ( parameters . getCost ( ) ) ;

}

wakeUp . f i r e ( ) ; // the se rve r shou ld be wake up

}

} ) ;

r e a l S chedu l ab l e = new AsyncEventHandler ( pr io r i tyParameter s ,

per iod icParameters , null , null , null , null ) {

private f ina l RelativeTime budget = new RelativeTime ( ) ;

public void handleAsyncEvent ( ) {

i f ( f lagEnd )

pr i o r i tyT imer . stop ( ) ;

synchronized ( l o ck ) {

Tools .LOG. append (

Tools . r tClock . getTime ( atime ) . subt rac t ( Tools . s t a r t ,

rt ime ) ) . append ( ” DS beg ins : capac i ty = ”)

. append ( actua lCapac i ty ) . append ( ”\n” ) ;

RelativeTime nextPer iod = nextRe la t ivePer iod ( ) ;

i f ( ! c apac i t yA l r e adyRe f i l l e d

&& nextPer iod . compareTo ( actua lCapac i ty ) <= 0) {

actua lCapac i ty . add ( parameters . getCost ( ) , budget ) ;

c apac i t yA l r e adyRe f i l l e d = true ;

} else

budget . s e t ( actua lCapac i ty ) ;

actua lCapac i ty . s e t (manage ( budget ) ) ;

Tools .LOG. append (

Tools . r tClock . getTime ( atime ) . subt rac t ( Tools . s t a r t ,

rt ime ) ) . append ( ” DS ends : capac i ty = ”)

. append ( actua lCapac i ty ) . append ( ”\n” ) ;

}

}

} ;

ac tua lCapac i ty = new RelativeTime ( parameters . getCost ( ) ) ;

wakeUp = new AsyncEvent ( ) ;

wakeUp . addHandler ( r e a l S chedu l ab l e ) ;

}

private boolean capac i t yA l r e adyRe f i l l e d = fa l se ;

private f ina l AbsoluteTime atime = new AbsoluteTime ( ) ;

private f ina l RelativeTime rt ime = new RelativeTime ( ) ;

/∗∗

∗ c a l l e d in a synchronized con tex t
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∗

∗ @return

∗/

private RelativeTime nextRe la t ivePer iod ( ) {

try{

return pr io r i tyT imer . getFireTime ( ) . subt rac t (

Tools . r tClock . getTime ( atime ) , rt ime ) ;

}catch ( I l l e g a l S t a t eEx c ep t i o n e ){

i f ( f lagEnd ){

rt ime . s e t ( 100000 , 0 ) ;

return rt ime ;

} else throw e ;

}

}

/∗∗

∗ the one in EventManager i s p r i v a t e and we use another one here in order

∗ to proper l y synchronized i t s access

∗/

private f ina l RelativeTime actua lCapac i ty ;

private f ina l AsyncEvent wakeUp ;

private f ina l AsyncEventHandler r e a l S chedu l ab l e ;

public void enqueue ( ManageableAsyncEventHandler meh) {

super . enqueue (meh ) ;

wakeUp . f i r e ( ) ;

}

/∗ ∗∗∗∗∗∗∗∗∗∗∗∗∗ de l e g a t e to r ea l S ch edu l a b l e ∗/

protected void per formStart ( ) {

pr io r i tyT imer . s t a r t ( ) ;

}

public void run ( ) {

r e a l S chedu l ab l e . run ( ) ;

}

/∗∗ throw new UnsupportedOperationException ( ) ; ∗∗/

. . .

}

C.10 UserLandPollingTaskServer

package f r . upe . masson . r e a l t ime . eventManager ;

import javax . r e a l t ime . MemoryParameters ;

import javax . r e a l t ime . Per iod icParameters ;

import javax . r e a l t ime . ProcessingGroupParameters ;

import javax . r e a l t ime . RealtimeThread ;

import javax . r e a l t ime . ReleaseParameters ;

import javax . r e a l t ime . Scheduler ;

import javax . r e a l t ime . Schedul ingParameters ;

public class UserLandPol l ingTaskServer extends AbstractUserLandTaskServer {

public UserLandPol l ingTaskServer ( Per iod icParameters parameters ) {

super ( parameters ) ;
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}

private RealtimeThread r ea lS chedu l ab l e =

new RealtimeThread ( pr io r i tyParameter s , per iod i cParameter s ) {

public void run ( ) {

while ( ! f lagEnd ) {

manage ( per iod i cParameter s . getCost ( ) ) ;

waitForNextPeriod ( ) ;

}

}

} ;

/∗ ∗∗∗∗∗∗∗∗∗∗∗∗∗ de l e g a t e to r ea l S ch edu l a b l e ∗/

protected void per formStart ( ) {

r e a l S chedu l ab l e . s t a r t ( ) ;

}

public void run ( ) {

r e a l S chedu l ab l e . run ( ) ;

}

/∗∗ throw new UnsupportedOperationException ( ) ; ∗∗/

. . .

}
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