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Résumé Dans cet article, nous faisons collaborer deux méthodes de
calcul du monde temps réel : 'ordonnancement de taches et le calcul
réseau. L’ordonnancement de taches cherche a savoir si, sur un processeur
partagé, un ensemble de taches (temps-réel) respectera ses échéances.
Les différentes techniques d’ordonnancement peuvent souvent trouver
exactement le pire temps de réponse, mais avec une complexité algo-
rithmique assez importante. Le calcul réseau, lui, fait souvent des sur-
approximations, mais avec une complexité algorithmique plus faible (sou-
vent linéaire) qui lui permet de traiter des systémes de trés grande taille.
Nous nous proposons ici de faire collaborer ces deux techniques dans un
systeme embarqué communiquant en appliquant I’ordonnancement dans
les calculateurs pour évaluer au plus pres le flots de données qui en est
issu dans un format adapté au calcul réseau.

1 Introduction

Les systémes embarqués temps réels sont de nos jours constitués de dizaines
voire centaines de calculateurs, hébergeant chacun des dizaines ou centaines
d’applications temps réels. Pour garantir la correction de ces applications, il
faut non seulement borner le temps de réponse des systémes, mais aussi les
délais subis par les données échangées a travers le réseau.

Pour calculer des temps de réponse, les techniques d’ordonnancement sont
appliquées sur les calculateurs. Elles permettent souvent de calculer ’exact pire
temps de réponse, au prix d’une forte complexité algorithmique. Cela n’est pas
trop génant pour les systemes embarqués, ot le nombre d’applications par calcu-
lateur reste raisonnable (un systéme trop complexe a analyser serait trop com-
plexe a ordonnancer par le systéme).

En ce qui concerne le réseau, ce sont des dizaines de milliers de flux qu’il faut
prendre en compte dans un avion comme 1’A380, sur une topologie contenant une
dizaine de commutateurs et une centaine de calculateurs. Pour borner le temps de
traversée d’un tel réseau, il faut des méthodes avec une complexité algorithmique
plus faible. Le calcul réseau [8] est capable d’utiliser des algorithmes linéaires,
au prix d’approximation pessimistes. Il a été utilisé pour garantir les délais du
réseau de 1’A380 [6].

Pour garantir des délais sur un réseau partagé, le calcul réseau a besoin de
contrats sur les trafics entrant (dits courbes d’arrivée) et aussi sur les capacités
des commutateurs (dits courbes de service).



Notre idée est d’utiliser les informations d’ordonnancement pour calculer au
plus juste le trafic issu de chaque calculateur. Grossierement, lorsque le calcul
réseau estime le trafic émis par une tache périodique, il considere la somme des
tailles maximales de trames émises par période, et en déduit un débit créte (une
rafale) égal a la somme des tailles de trames, et un débit moyen qui est la rafale
divisée par la période. Pour prendre en compte le trafic émis par plusieurs appli-
cations hébergées sur le méme calculateur, il fait la somme des débits individu-
els. Mais ce faisant, il considere que toutes les applications peuvent émettre leur
rafale en méme temps, ce qui est impossible, une seule application s’exécutant
a un moment donné sur un processeur. Notre contribution consiste a considérer
uniquement les ordonnancements possibles, d’en déduire les trafics générés, puis
d’en déduire un contrat de trafic le plus juste possible.

Nous commencerons par faire une rapide présentation du calcul réseau, au
paragraphe 2, & la fin de laquelle nous présenterons l'intuition qui fonde notre
approche (paragraphe 2.3). Nous présenterons ensuite une notre méthode d’or-
donnancement pour le calcul de courbes de trafic (paragraphe 3). Des exemples
permettant d’illustrer le gain de la méthode sont présentés au paragraphe 4.

2 Le calcul réseau

L’objectif du calcul réseau est de permettre de calculer des bornes supérieures
garanties pour les délais subis par des flux dans des réseaux, ainsi que pour les
quantités de mémoire utilisées par ces flux dans les éléments de réseau. Pour ce
faire, il modélise un contrat de trafic par des « courbes d’arrivée », et modélise
le serveur par une « courbe de service » [4,5,8,3]. Nous n’entrerons pas dans les
détails de cette théorie, mais uniquement les parties nécessaires pour cet article.
On pourra se reporter & [2] pour une introduction en frangais.

2.1 Algebre (min,plus)

Un des intéréts du calcul réseau est que les notions qu’il manipule s’expriment
tres bien dans le dioide (min,+), dont la premiere loi est le minimum, et la
seconde loi la somme.

Les flux de données sont représentés par leur fonction de cumul. Nous ma-
nipulons donc des fonctions croissantes (G), nulles sur les négatifs (F) et nulles
en 0 (Fo).

GYf RoRU{+oo} |z <y = f(2) < f(y)}

FUfegle<o = fw)=0}  RY{feF|/0)=0}



Trois opérateurs sur les fonctions sont utilisés, la convolution (), la déconvolution
(@) et la cloture sous-additive (-*).

(fxg)() = inf f(t=5)+9(s)  (FO9)() = supf(t+s)—g(s)

« def

S 0ANFAGF*HANFxFxf)N---

2.2 Bases de calcul réseau

En calcul réseau, on modélise un fluz par sa courbe de trafic cumulé : A € Fy,
ou A(t) représente le nombre de bits émis par le flux sur I'intervalle [0,t). Par
convention, A(0) = 0.

Mais A représente le flux “réel”, ce qui va transiter sur le réseau, et qui
est inconnu au moment de ’analyse. En pratique, on va travailler avec une
abstraction du flux, un contrat de trafic, appelé « courbe d’arrivée ». On dit que
A admet une courbe o pour courbe de service (noté A < «) ssi

Vi, s €ER>p: At +5) —A(t) < as) — A< Axa (1)

On voit qu’il s’agit d’une sur-approximation : on cherche une enveloppe pour
un phénomene réel A, et plusieurs pourront convenir, capturant plus ou moins
précisément le réel.

Un serveur S va étre une application de F dans F, qui associe a un flux
d’entrée un flux de sortie. De méme que pour les flux, on ne manipule pas
directement les serveurs, mais un contrat de service. On dit qu’un serveur S
offre un service de courbe 3 ssi

VAA A A = A >Axp (2)

On peut borner le délai subi par un flux dans un serveur par la déviation
horizontale h(a, 3) entre la courbe d’arrivée « et la courbe de service 3, comme
illustré sur la figure 1. On y retrouve quelques intuitions du monde réel si la
courbe d’arrivée croit plus vite que la courbe de service, cela signifie que le
systeme est surchargé. Il est important d’arriver a modéliser les phénomenes au
plus juste, c’est a dire, pour les courbes d’arrivée, d’avoir la courbe la plus petite
possible.

Une propriété particulierement intéressante pour cet article est le résultat
suivant : soit A un flux, alors A @ A est la meilleure courbe d’arrivée possible
pour le lux A'. Par monotonie de la déconvolution, si on a deux bornes AM et
A™ telles que A™ < A < AM alors, AM @ A™ > A@ A est une courbe d’arrivée
de A.

AM <A< AM — A< AM g A™ (3)

Le principe de notre démarche est d’arriver, par des méthodes d’ordonnance-
ment, & construire un encadrement (A™, AM) afin de calculer une courbe d’ar-
rivée.

! Formellement, si « est une courbe d’arrivée pour A, alors o > A @ A.
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Fig. 1. Exemple de courbe d’arrivée, de service et déviation horizontale

2.3 Gains attendus pour le calcul réseau

Prenons ici un exemple simplifié pour illustrer le gain attendu et le principe
de la méthode. Considérons un systeme périodique de période T'. Dans chaque
période, b bits sont émis. Si ’on ne connait rien sur les moments d’émission de
ces messages, on doit considérer les pires cas, dont celui ot toutes les données
sont émises en début de période, ce qui conduit a la courbe d’arrivée A de la
figure 2. De plus, certains auteurs préferent éviter les courbes en escalier, et
manipulent en fait la sur-approximation linéaire ~. Si on sait par contre que les
données sont émises de fagon réguliere, un message de % bit étant émis tous les %
unités de temps par exemple, on obtient la courbe en escalier B, beaucoup plus
lisse. Supposons que le service soit celui de la figure g, il apparait clairement que
la borne de délai (la déviation horizontale entre courbe d’arrivée et de service)
calculée pour le flux B est trois fois plus petite que celle du flux A.

2.4 Des courbes de trafic aux courbes d’arrivée

Nous ne présenterons pas dans cet article, par manque de place, le détail
technique du passage des courbes de trafic (4™, AM) calculées au paragraphe 3
aux courbes de service. Deux point sont a traiter. Premierement, il s’agit de
calculer une déconvolution entre courbes en escalier. Nous pourrions reprendre
les algorithmes généraux de [1], mais dans ce cas particulier, une résolution
directe est aussi simple et plus rapide a implanter. Le second point consiste a
étudier le passage d’une étude d’ordonnancement sur un horizon fini (une hyper-
période) & une courbe d’arrivée a horizon infini.

3 Meéthode d’ordonnancement pour le calcul de courbe
d’arrivée

Comme présenté dans I’équation (3), le but des méthodes a base d’ordon-
nancement est de calculer un encadrement (A™, AM) du flux de données produits
par un ensemble d’applications.
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Fig. 2. Trafics plus ou moins lissés

Le modele de taches que nous allons considérer est le suivant : des taches
périodiques, avec un ordonnancement a priorités fixes. Chaque tache 7 émet
un unique message de taille variable en fin d’exécution?. Comme on va devoir
étudier les émissions de message au plus tot et au plus tard, on a besoin d’avoir
le meilleur et le pire temps d’exécution.

Si on sait calculer ainsi les dates de fin d’exécution au plus tot et au plus
tard, on peut encadrer le débit réel : en effet, la courbe de trafic cumulé la plus
grande AM correspond au cas ol les taches finissent le plus tot et émettent
les plus grandes trames; inversement, la courbe de trafic cumulé la plus petite
correspond aux exécutions au plus tard et aux données les plus petites.

Ainsi, chaque tache 7; sera caractérisée par sa date de réveil R;, sa priorité
P; (en supposant une unique tache par priorité), son meilleur (resp. pire) temps
d’exécution CT™ (resp. CM), sa période T; et son échéance D;. Le message émis
est compris entre une taille minimale S et une maximale SM.

Nous notons respectivement O la date d’émission au plus tot, et OM celle
au plus tard. L’ensemble des taches de plus haute priorité que 7; est noté hp(7;) :

hp(ri) = {7 | P; < P}

Pour simplifier I’étude, nous supposons aussi que :

Hyp. 1 les taches sont indépendantes (par de relation de précédence, pas de
ressource partagée) ;

2 (est une hypothése réaliste dans le monde temps réel embarqué, ott une téche
périodique commence généralement par lire des données d’état, puis calcule une
information, et émet le résultat de ses calculs en fin d’exécution. Si une tache émet
plusieurs message en fin d’exécution, cela revient du point de vue du débit a un seul
message dont la taille est la somme des tailles individuelles.



Hyp. 2 des date de réveil nulles® (R; = 0);

Hyp. 3 des échéances plus petites que les périodes (D; < T;).

Avec les hypotheses 2 et 3, nous pouvons borner ’étude sur 1’hyper-période
T = ppem(T;) [11]. Et 'hypothese 2 implique que le pire (resp. meilleur) temps
d’exécution est égal au pire (resp. meilleur) temps de réponse ©F* (resp. @f‘/[ ).

3.1 Evaluation du bag

La méthode classique pour calculer une courbe d’arrivée est de diviser la
taille maximale des messages par la durée minimale entre deux émissions (bag).
Le délai maximal (resp. minimal) entre deux émissions du méme message corre-
spond & l'intervalle de temps entre la fin au plus tot (resp tard) d’une instance
et sa terminaison suivante au plus tard (resp. tot). La figure 3 illustre ces deux
situations.
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Fig. 3. Déduction du bag a partir des informations issues de ’étude d’ordonnancabilité

Nous pouvons en déduire un valeur optimale (i.e. maximale) pour bag; :

bag; = T; + O — OM (4)

3.2 Approximation des traffics cumulés réels utilisant
I’ordonnancement des taches

Le pire temps de réponse [7,9,12] de la téche 7; dépend de son pire temps
d’exécution CM et des interactions des taches plus prioritaires (hp(7;)). L'ex-

3 Des travaux non encore publiés montrent que les dates non nulles répartissent la
charge dans I’hyper-période, rendent le systéme encore plus lisse, et améliorent le
gain de la méthode.



pression mathématique du pire temps de réponse est la suivante :

eM
oM = M k-
+ > .

, T
JjE€hp(Ts)

W oM (5)

Le meilleur temps de réponse est la notion duale au pire temps de réponse.
Il est calculé en considérant que la tache 7; a le temps d’exécution le plus court
et qu’elle ne subit aucune interaction de la part des instances plus prioritaires.

e;" =" (6)

A Taide du calcul du pire et meilleur temps de réponse d’une tache nous
pouvons déterminer une approximation du traffic cumulé minimal et maximal
(A™ et AM). La courbe A™ (resp. AM) est définie par une fonction en escalier
correspondant & ’émission du message de taille minimale S/ (resp. maximale
SM) au plus tard OM (resp. tot OM); ce motif se répétant & chaque période de
la tache. La figure 4 illustre la construction des fonctions A™ et AM,
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Fig. 4. Représentation graphique des fonctions A™ et AM.



L’expression mathématique des fonctions AT et AM pour une tache 7; est
donnée par les deux équations suivantes :

m t m m

AM(t) = {TJ ST+ 1t—[%J.T,:>@1M'Si (7)
M _ t M M

AN (t) = \\EJ S0+ 1t— LT%J-T1'>@§”.Si (8)

avec 1, la fonction de test qui vaut 1 si son argument est vrai et 0 sinon.
L’approximation des trafics cumulés minimaux et maximaux est défini de la

maniere suivante :
AM(t) = A1) (9)

AM(t) = AM(1) (10)

3.3 Meilleurs et pires temps de réponse des instances

L’expérimentation de la méthode « par tache » présentée au paragraphe
précédent sur de petits exemples nous apparue un peu décevante®. Apres réflexion,
il apparut qu’en ne considérant que les taches on génere un trafic qui fait comme
si toutes les instances d’une méme tache pouvaient émettre en méme temps dans
une hyper-période. Nous avons donc développé une méthode qui s’intéressent aux

-iéme

instances de taches (7; ; est la j instance de la tache 7).

Notations Introduisons quelques notations nécessaires utiles a la compréhension
de cette partie.
[a,b] désigne une partie fermée de R, U 'union, \ la différence, sup(&X) la

limite supérieure de X et X la fermeture de X. Nous définissions aussi trois
opérateurs :

1. Popérateur d’élargissement d’une partie fermée de f R : > défini par
X >0 =X U [sup(X), sup(X) + d] (11)

2. la longueur d’un sous-ensemble de R définie comme l'intégrale de la fonction
de test :

I(X) = /X Locx (12)

Exemples : [([2,3]) =1, I([2,3] U [10,12]) = (]2, 3]) + {([10,12]) = 3
3. la différence non vide de deux parties fermées de R

X0V =X\ V) Ulsup(X), sup(X)) (13)

4 On trouvera au paragraphe 4.1 un petit cas d’étude illustratif.



La période d’activité [10] d’une instance 7; ; est la durée entre sa date de
réveil R; ; et la date de la fin de son exécution. Selon les notations précédentes
la pire (resp. la meilleure) période d’activité de I'instance 7, ; notée I% (resp.
Z7") est définie par

HYy = J 4 (14)

Tr,1 €RpP(Ti,5)

Périodes d’activité des instances Dans ce paragraphe, nous introduisons une
nouvelle méthode pour calculer les pires et les meilleures dates de fin d’exécution
d’instance. Cette technique consiste a calculer le pire (resp. le meilleur) période
d’activité de chaque instance, puis & déterminer son pire (resp. le meilleur) temps
d’exécution O = sup(ZM) (vesp. OF = sup(Z])).

L’algorithme suivant calcule la pire période d’activité de I'instance 7; ; :

Etape 1 Calculer la premiere approximation de période d’activité en prenant
en compte uniquement ’exécution de I'instance, sans aucune interaction avec
d’autres.

M0 = [Rij, Ry + ] (15)

2,7

Etape 2 Calculer I'approximation Z; J’"'H en utilisant I id ™. Le principe con-

siste a appliquer 'opérator d’ elarglssement () afin d’ajouter du temps de
calcul utile pour que 'instance puisse finir son exécution sans interaction
(C% - l(Iijy 5")) Finalement les interactions des instances plus prioritaires
sont ajoutées a ’aide de I'opérateur de différence non-vide.

I = (T (CM -z e iy (16)

Etape 3 Déterminer si 'approximation de la période d’activité est le résultat.
— Si la date de fin d’exécution de 'instance dépasse son échéance, alors le
systeme est non-ordonnangable.

sup(ZT" ) > D (17)

— L’approximation correspond a la période d’activité effective si et seulement
si:

I]Z n+1 _ IM n (18)

— Sinon retourner a I’étape 2.

La figure 5 illustre le calcul de la période d’activité de l'instance 73 ;. La
premiere trace d’exécution représente la premiere apporximation de la période
d’activité (i.e. I'exécution de l'instance sans intéraction). La seconde montre la
période d’activité des instances plus prioritaires Hﬂf La trace suivante, met
en évidence les effets des instances de plus fortes priorités. La derniere trace
d’exécution montre l'utilisation de 'opérateur d’élargissement.
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Fig. 5. Calcul de la période d’activité

3.4 Approximation des traffics cumulés réels utilisant
P’ordonnancement des instances

A Taide des pires périodes d’activité des instances nous en déduisons la
meilleure approximation du traffic cumulé produit par l'instance 7; ; :

AT () = Lps o ST (19)

L’approximation du traffic cumulé de la tache 7; correspond a la somme des flux
produits par ses instances.

AP0 = 3 AT (20)

Par conséquent les approximations des traffic cumulés minimal et maximal
de la tache 7; sont définis de la maniere suivante :

A

m t T m ETi m
’ T|'T;,"" jzzl tr>07; i

4 Exemples

Pour illustrer cette méthode, trois exemples seront présentés : un premier
illustre la méthode sur un petit exemple (section 4.1); un second illustre le gain
sur la taille de rafale, ainsi que 'effet de la variation du temps d’exécution et du
nombre de taches; un troisieme présente des résultats a partir de configuration
réalistes générées aléatoirement.



4.1 Etudes de cas illustrative

Dans ce paragraphe, nous présentons une étude de cas simples a des fins
d’illustration. Prenons un systeme temps réel composé de quatre taches.

Afin de faciliter 1’étude et I'analyse des résultats, certaines simplifications
ont été faites : le meilleur et le pire temps d’exécution sont les mémes pour de
petites taches (C™ = CM), la taille des messages est constante (S = SM). Le
tableau suivant montre les parametres des taches et du flux :

Task| P;|C™|CM|T; | D;| S| SM

<

7 (1] 1] 1(10{10/10] 10
> |2 1] 1 (10{10/10] 10
3 |3 2| 3 |20/20| 60| 60
T4 |4 2] 5 |20{20| 70| 70

La figure 6 représente les courbes d’arrivée. La courbe rouge est obtenue
avec la technique “classique” du calcul réseau : a partir de tailles de trame
et du bag, on déduit la pire rafale et le débit long terme (cf paragraphe 2.3).
La courbe bleue utilise une technique (non présentée ici) qui ne prend pas en
compte les instances de tache mais seulement les taches. La courbe verte est
calculée en prenant en compte le comportement des instances de taches. Les
trois courbes noires correspondent a trois charges réseaux différentes envisagées
dans cet exemple.

On voit clairement le gain de la nouvelle méthode : le trafic généré est beau-
coup plus lisse, et la pire rafale est bien plus petite. En ce qui concerne les délais
(déviation horizontale entre la courbe d’arrivée et de service), le gain dépend
bien sir non pas seulement de la courbe d’arrivée mais aussi de celle du service.
Mais 1a aussi, les gains sont conséquents, méme s’ils diminuent avec la charge (en
effet, sur un systeme peu chargé, c’est surtout les rafales qui génerent le délai).

4.2 Efficacité

L’objectif de ce paragraphe est d’évaluer I’avantage des techniques proposées
en fonction de plusieurs parametres : le nombre de taches et la variation du
temps de calcul. Dans cette étude, la technique basée sur les comportements des
instances est la seule considérée.

La notion d’efficacité introduite ici pour caractériser le gain de notre tech-
nique est calculée comme suit :

rafale classique — rafale par instance

efficiency = (23)

rafale classique
Pour chaque couple (n,A) € [1,100] x [0, 1], nous générons cent configu-
rations. Dans chaque configuration, les taches (7;);c[1,,) sont générées, avec la
méme période T, un délai d’exécution maximal CM choisi au hasard entre 1 et
% et une durée minimale C™ = ACM.
L’expérimentation met en évidence deux points :
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Fig. 7. Efficacité de la méthode



1. Lefficacité augmente rapidement avec le nombre de taches (presque égale 1
avec 20 taches). En effet, la technique classique estime que toutes les taches
peuvent produire leurs messages en méme temps. Cette approximation est
trés pessimiste. Avec notre méthode, plus il y a de taches, moins elles peuvent
émettre simultanément.

2. L’efficacité décroit rapidement avec la variation du temps d’exécution des
taches. Ce résultat est dii au fait que, lorsque C™/C™ tend vers 0, le temps
d’exécution C™ tend aussi vers 0, et toutes les instances peuvent effective-
ment se terminer au méme instant 0.

4.3 Exemple réaliste

Nous allons faire le méme genre d’analyse que dans les sections 4.1 et 4.2,
c’est & dire évaluer le gain de la méthode pour trois charges réseau (10 %, 25 %,
50 %), mais avec des configurations réalistes, en augmentant progressivement la
taille de la configuration étudiée.

Dans chaque configuration, n taches sont générées (avec m un multiple de
trois), également reparties en trois classes (chacune de taille n/3). Dans chaque
classe, le pire temps d’exécution de chaque tache 7; est CiM = max( L%J ,1) et
la taille du message est constante, égale a la période.

La premiere classe, “petite et forte priorité”, se compose de taches 7; avec
une période T; choisie au hasard dans {10, 20, 30,40, 50}, et un ratio g—:; =0,9.

Dans la deuxieme classe “moyenne”, les périodes sont choisies au hasard dans
{50,100, 150, 200, 250} et le ratio g—;; = 0,75. La troisitme classe de priorité
“grande et faible priorité” a des périodes dans {300,400, 500} et un ratio g—;, =
0,5.

Ces classes font des hypothese plutdt réalistes pour les systemes temps-réel,
ou les taches & haute fréquence font quelques petits calculs, générant de pe-
tits messages urgents avec une priorité élevée, souvent pour les fonctions de
controle/commande, alors que de taches de priorité plus faibles effectuent des
taches de fond, comme la supervision, ’enregistrement de ’activité, et génerent
de plus gros messages.

Pour chaque valeur de n dans [3,30], 100 configurations ont été générées,
et les gains moyens sont tracés dans la figure 8. Sont tracés le gain pour la
rafale (burst) et le gain en délai pour différentes charges. Comme prévu, le gain
diminue avec la charge du réseau. Mais les résultats restent proches. Mais le
principal résultat est que, avec des configurations réalistes, le gain augmente
avec la taille des systémes, croit trés rapidement au dessus de 50 %, et atteint
pres de 80 % avec 30 téaches.

5 Conclusion

Dans cet article, nous avons fait collaborer deux méthodes du monde temps
réel, 'ordonnancement et le calcul réseau, en demandant a I’ordonnancement de
prendre en compte des mécanismes que le calcul réseau ne peut pas traiter.
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02 [
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load 10% -------
load 25% -------
load 500/?
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Fig. 8. Gain avec des configurations réalistes

Les premiers résultats sont extrémement prometteurs, d’autant qu'’ils gran-
dissent avec le nombre de taches du systeme.
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