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Introduction générale

1 - Présentation du sujet

1.1 Nécessité du déterminisme dans les réseaux embarqués temps

réel

Les systemes embarqués sont de plus en plus des systémes communicants. Par exemple,
dans les avions modernes, on trouve plusieurs applications qui s’échangent des informations a
travers le backbone avionique. Bien entendu, un comportement correct de ces applications se
doit d’étre garanti. Du point de vue du réseau, cela signifie que lorsqu’une information y est
transmise, il faut que cette information arrive a destination dans les délais. Dans un contexte
de temps réel embarqué, un résultat juste mais hors-délai est un résultat inutilisable. D’ou la
nécessité de se doter des moyens d’évaluation du délai pire cas d'un bout du réseau a l'autre
bout.

De nombreux "réseaux temps réels" ont été développés au cours des années, tous utilisant
des technologies plutot spécifiques (cf. 1.2.4, p.14). La technologie AFDX a été un changement
de paradigme puisque dans son concept, il s’agit d’une technologie Ethernet sans mécanisme
temps réel, mais ou la garantie de temps de réponse vient des restrictions sur le trafic d’entrée,
et de la méthode d’analyse.

Le réseau AFDX est basé sur un assemblage de topologies en étoile dans laquelle les commu-
tateurs sont reliés par des liaisons Ethernet commuté full duplex. C’est un réseau dans lequel il
n’y a pas de collision du fait de la suppression de la méthode d’acces au média CSMA/CD, et
donc tres peu de perte de paquet au niveau des liaisons. Cependant, puisque les commutateurs

ont des files d’attente de capacité bornée, ils peuvent perdre des paquets suite a des conges-
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tions. Ce qui revient a dire que le probleme de perte de paquets a été déplacé au niveau des
commutateurs. Un tel réseau n’est évidemment pas déterministe. Pour adapter le réseau AFDX
au contexte embarqué avionique, la norme ARINC 664 propose d’imposer un controle de flux
sur les paquets entrants en introduisant la notion de liens virtuel (Virtual Link : VL). Cette
limitation ne garanti cependant pas le déterminisme du réseau. Finalement, pour garantir un
comportement correct des applications qui s’exécutent sur le réseau, une garantie sur la borne

du délai de traversée de bout en bout doit étre fournie.

1.2 Evaluation du délai de bout en bout

Pour tout équipement embarqué, il faut faire passer au systeme avionique 1’épreuve de la
qualification. Les exigences de cette qualification sont d’autant plus hautes que les données sont
critiques. La qualification du systeme avionique utilise comme hypothese le fait que le réseau
fournisse une certaine qualité de service et utilise des méthodes formelles pour en déduire le
respect des exigences [59]. Les exigences que 1'on cherche & assurer pour les applications s’appuie
principalement sur les besoins des applications. On veut pouvoir garantir :

— un délai de traversée du réseau borné, pour préserver le temps de réponse des applications

— des pertes de trames tres faibles, car les contraintes temps réel fortes interdisent les

retransmissions.

Pour apporter ces garanties, qui ne découlent pas directement de ’architecture du réseau,
il est nécessaire de mettre en place une méthode de preuve de déterminisme.

Lorsque plusieurs flux partagent un réseau AFDX, ce délai devient complexe a évaluer, car
a la latence technologique (dépendant des équipement utilisés) et au temps de transmission
proprement dit (variant en fonction du débit des liens) vient s’ajouter un temps d’attente dans
les files de commutateurs qui dépend de la présence ou de I'absence d’autres flux utilisant le
méme support de transmission en sortie d’'un commutateur [13]. Le délai de bout en bout pire
cas doit donc tenir compte des circonstances les plus défavorables sur I’ensemble du parcours
d’une trame dans un réseau. Différentes méthodes proposent de calculer une borne supérieure
de ce délai pire cas. Dans le cas de 'AFDX embarqué dans 1’A380 et ’A350, c’est I’approche
par calcul réseau [49, 50] qui a permis de déterminer ces bornes pire cas, utilisées pour la
qualification du réseau [59]. Cette approche a également servi a dimensionner tous les éléments
du réseau, pour garantir que les files sont a méme de stocker toutes les trames en attente,
méme dans le scénario le plus défavorable. Le choix de la méthode s’est portée sur le calcul
réseau du fait que ses résultats offrent des garanties de type déterministe (par calcul de bornes

maximales), avec une méthode de complexité réduite.
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1.3 Position du probleme

La problématique de cette these est donc la maitrise des temps de communication dans des
réseaux temps réel critiques. Il s’agit d’'un probleme récurrent, rencontré dans de nombreux
domaines qui font appel a des systemes embarqués.

La démarche pire cas issue du calcul réseau, permet ’établissement des garanties de détermi-
nisme. Mais le pessimisme introduit par cette approche pire cas conduit a un sur-dimensionnement
du réseau qui est, en moyenne, tres peu chargé. Or, les besoins de communication dans les avions
continuent de croitre, et de nouveaux types de flux, parfois tres gourmands en ressources font
leur apparition (par exemple multimédia).

Le but de ce travail est de réduire le pessimisme induit dans la démarche pire cas issue du

calcul réseau.

2 - Contributions

Nous faisons ici un résumé des contributions de notre travail de these.

— Amélioration de la précision des calculs locaux en priorité statique non pré-
emptive : Partant du constat selon lequel les résultats existants sur ’agrégation dans
un contexte de priorité non préemptive ne gerent pas bien ’aspect non préemptif de la
politique d’ordonnancement, nous proposons une modélisation plus fine permettant de
mieux tenir compte de cet aspect. Cette modélisation nous permet alors d’obtenir de
meilleurs résultats. Nous proposons en effet ici une généralisation des travaux existants
accompagnée d'une meilleure précision des calculs locaux.

Ces travaux ont donné lieu a une publication dans une conférence internationale a comité
de lecture, [95] puis dans un workshop international & comité de lecture, [96].

— Expression du service résiduel en politique DRR : La politique GPS (General
Processor Sharing) est une politique permettant le partage équitable de ressource. A
tout instant donné, la distribution de ressource est proportionnelle a des coefficients fixes
donnés. Si cette politique s’applique bien avec un modele de transmission de données
fluides, elle nécessite une adaptation pour une transmission par paquets. La politique
DRR (Deficit Round Robin) en est une. Nous étudions cette politique dans le cadre du
calcul réseau.

Ces travaux ont donné lieu a une publication dans la session “Work in progress” d’une
conférence internationale a comité de lecture, [97] puis dans une conférence internationale

a comité de lecture, [36].
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— Intégration des politiques a priorité statique non préemptive et la politique
DRR : Un avantage de nos deux premieres contributions est que nous proposons des
services résiduels (la capacité non utilisée du serveur) qui sont des services stricts (un
des type de servie en calcul réseau). Ce qui pourrait sembler un détail technique permet
en fait de partager le service rédiduel au moyen d’une autre politique de service. Cette
contribution montre comment il est possible d’intégrer politique a priorité statique non
préemptive et politique DRR.

Ces résultats ont été utilisés par d’autres auteurs pour une conférence internationale a

comité de lecture [35].

3 - Organisation du mémoire

Ce travail est présenté en trois chapitres.

Dans le premier chapitre, nous présentons le contexte technologique. Dans ce chapitre, nous
traitons des réseaux embarqués : leurs problématiques, les politiques d’ordonnancement qui y
sont utilisées et nous présentons aussi quelques exemples de ces réseaux.

Le deuxieme chapitre est consacré a 1’état de ’art sur les méthodes d’évaluation des bornes
sur le délai pire cas dans les réseaux embarqués. Nous présentons un bref aper¢u du modeéle-
checking, de ’approche par trajectoire, de I'approche basée sur les Event Stream et du calcul
réseail.

Le troisieme chapitre est consacré a I’exposé de nos contributions. Nous y présentons I'amé-
lioration de la précision des calculs locaux en politique de priorité statique non préemptive et

DRR et nous évoquons aussi 'intégration de ces deux politiques.



Chapitre 1

Contexte technologique

1 - Les systemes embarqués temps réel

Les applications temps réel sont celles ot en plus de 'exactitude des résultats, la maitrise
du temps est la principale contrainte a respecter et ou le respect de cette contrainte est le
facteur prépondérant pour estimer la qualité de service [37]. Pour une application temps réel,
un résultat juste mais hors délai est un résultat inutilisable, c¢’est donc une faute temporelle
[83]. Ainsi, les deux contraintes a vérifier pour qu'un systéeme temps réel soit fonctionnel sont :

— lexactitude logique (logical correctness) : sorties adéquates en fonction des entrées, as-

surant le comportement désiré pour le systeme suite a des événements et aux données
communiquées ;

— lexactitude temporelle (timeliness) : rencontre des contraintes temporelles. Les sorties

sont présentées au bon moment.
On rencontre des contraintes temporelles dans les commandes de procédés, les systemes embar-
qués, la surveillance des centrales nucléaires, la conduite d’expériences scientifiques, la robo-
tique, la fourniture d’images et de son pour le multimédia, le suivi opératoire en milieu médical,
et méme le suivi d’informations boursieres.

Les applications déclenchent des événements a occurrence périodique ou aléatoire et im-
posent au systeéme informatique qui leur est associé de réagir avant un délai fixé ou a une date
donnée.

L’échelle de temps peut varier selon les applications : la microseconde dans les radars, la
seconde dans une interface homme-machine, une minute dans une chaine de fabrication, une
heure pour la réaction chimique.

La rigueur avec laquelle doivent étre respectées les échéances temporelles permet de définir
une classification des systemes temps réel, suivant trois catégories [118]. Comme le montre la

figure 1.1, la distinction est fonction de ce qu’on gagne (resp. de ce qu’on perd) a respecter les
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. gain
gain
21 dt temps d d‘t temps
(a) temps réel mou (b) temps réel ferme
gain
d T
dt temps

(c) temps réel dur

Figure 1.1 — Définition du temps réel : d désigne la date d’échéance et dt la date de terminaison effective.

échéances (suite a un non respect des échéances.)

— Systéme temps réel a contraintes souples : qualifiés aussi de systéemes temps réel
mou, caractérise les systemes pour lesquels un gain maximal est associé au respect des
échéances, comme en temps réel dur, mais pour lequel un dépassement d’échéance en-
traine un gain qui décroit vers zéro apres la date d’échéance (figure I.1a). De tels systéemes
tolerent un nombre spécifié de dépassement d’échéances temporelles. Ils sont typique-
ment présents dans les applications multimédia, ou la perte d’images est acceptable dans
une diffusion de vidéo.

— Systéme temps réel ferme : Le gain est maximal pour un respect des échéances,
comme pour un systeme temps réel mou, et nul dans le cas contraire (figure I.1b).

— Systéme temps réel a contraintes strictes : Aussi qualifiés de systemes temps
réel durs, caractérise un systeme dans lequel le respect de contrainte entraine un gain
maximal et le non respect une perte considérable pour le systeme (figure I.1c). Ainsi, leurs
contraintes temporelles doivent impérativement étre respectées, sous peine de provoquer
des événements pouvant étre catastrophiques (perte du systéme entrainant des pertes

humaines).
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2 - Les réseaux embarqués

Un réseau est un ensemble d’équipements informatiques interconnectés. L’interconnexion
signifie qu’ils s’échangent des informations. La définition d'un réseau nécessite que certains
choix soient faits : notamment le mode d’interconnexion, qui peut étre filaire ou sans fil ; la facon
dont les équipements sont physiquement reliés, qui s’appelle la topologie; les caractéristiques
du médium de communication ; le sens des échanges des messages qui peut étre unidirectionnel,
bidirectionnel alterné ou bidirectionnel dans les deux sens; la politique d’acces au médium qui
défini les regles régissant I'acces au médium. Dans la suite, nous présentons quelques uns de ces

choix possibles dans les réseaux embarqués.

2.1 Les topologies réseaux

La structure d’un réseau est définie par sa topologie. La définition de la topologie comprend
deux aspects : la topologie physique, représentant la disposition effective des fils (média), et la
topologie logique, précisant la fagon dont les hétes accedent au média. Un réseau peut avoir un
type de topologie physique et un type de topologie logique complétement différents. Les réseaux
Token Ring utilisent une topologie physique en étoile et une topologie logique en anneau. Les
réseaux FDDI utilisent une topologie physique et logique en anneau.

Les topologies physiques couramment utilisées sont la topologie en bus, la topologie en

anneau, la topologie en étoile, et le nuage. Elles sont illustrées dans la figure 1.2.

2.1.1 Topologie bus

Dans une topologie bus (figure [.2a), tous les nceuds sont directement reliés & un bus de
données. Les nceuds ne sont pas directement reliés. Toute communication entre deux noeuds
quelconques passe par le bus. Si le bus présente 'avantage d’interconnecter directement les
neeuds du réseau, le réseau est perdu en cas de rupture du bus. Lorsqu’un noeud émet sur
le bus, tous les autres noeuds reliés au bus peuvent voir I'information. Le bus est avantageux
pour la transmission des messages de diffusion. Le bus est une ressource unique partagée. Donc
I'utilisation du bus nécessite un mécanisme de gestion de partage, précisément une méthode

d’acces.

2.1.2 Topologie en étoile

Dans une topologie en étoile (figure 1.2b), on retrouve un nceud central auquel sont direc-

tement raccordés tous les autres nceuds du réseau. Aucune autre liaison n’est permise. Comme
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(a) Topologie en bus (b) Topologie en étoile
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(¢) Topologie en anneau (d) Nuage réseau
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Figure 1.2 — Les topologies réseaux : Source CISCO
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avec le bus, la topologie en étoile permet une interconnexion entre tous les noceuds du réseau via
le nceud central. Ce noeud central constitue le talon d’Achille du réseau. Le réseau n’existe plus
s’il est en panne. En fonction du type d’équipement central utilisé dans cette topologie, des
collisions peuvent survenir. En effet, tandis qu’avec certains équipements le réseau constitue
un seul domaine de collision (c’est le cas d'un hub), avec d’autres il est subdivisé en plusieurs
domaines de collision (c’est le cas d’'un commutateur) ou alors en plusieurs domaine de diffu-
sion (c’est le cas d'un routeur). Dans une topologie en étoile, toutes les informations échangées
passent par le nceud central. Ce comportement peut étre pratique pour des raisons de sécurité
ou de controle d’acces. Cette caractéristique peut aussi favoriser I'apparition des problemes

comme la congestion au niveau du noeud central.

2.1.3 Topologie en anneau

Dans une topologie en anneau les nceuds sont organisés de fagon circulaire (figure 1.2¢),
chaque noeud étant physiquement relié aux deux autres noeuds adjacents. En général, les in-
formations circulent dans I’anneau dans un seul sens, la communication est unidirectionnelle
ou bidirectionnelle alternée. Un nceud qui recoit une information la transmet a son voisin si-
tué dans le sens de transmission si nécessaire. La structure de I’anneau est perdue en cas de

défaillance d’un noeud de 'anneau si la communication est unidirectionnelle.

2.1.4 Nuage réseau

Le nuage réseau ou plus simplement le nuage ou le réseau représente un moyen de commu-
nication quelconque entre des équipements informatique. Ce terme peut bien désigner un tout
petit réseau tout comme une interconnexion de plusieurs réseaux. Le réseau Internet constitue

un bon exemple. Il est généralement représenté par un nuage comme sur la figure I.2d.

2.2 Acceés au médium

Dans un réseau, l'acces au médium désigne la méthode qu’utilisent les hotes pour commu-
niquer sur le média. Les deux types d’acces au médium les plus courants sont le broadcast et
le passage de jeton. Il existe plusieurs classifications des méthodes d’acces au médium [94]. La

figure 1.3 présente une de ces classifications.
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Par compétition Par multiplexage
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Figure 1.3 — Classification des méthodes d’accés : Source [94]

2.2.1 Meéthodes d’acceés par compétition

Méthodes d’acces sans évitement de collision : CSMA /CD La méthode d’acces CSMA /CD
(Carrier Sense Multiple Access with Collision Detection) assure la transmission, la réception
et le décodage des paquets de données. Elle permet aussi d’assurer les fonctions de détection
d’erreurs. Comme toutes les méthodes d’acces CSMA, la méthode CSMA /CD est une méthode
a détection de porteuse. En effet, CS (Carrier Sense) signifie "détection de porteuse'. Cela cor-
respond au fait de s’assurer si le bus est occupé ou non avant d’initier une transmission. MA
(Multiple Acces), qui veut dire a "acces multiple' signifie qu’il n’y a pas de priorité d’acces au

bus entre les nceuds. Ceux-ci émettent lorsqu’ils considerent le bus libre.

Avec la méthode CSMA /CD, tout équipement désirant transmettre écoute la porteuse jus-
qu'a ce que le médium de communication soit libre. Si la voie est libre, il commence alors a
émettre tout en continuant d’écouter le médium dans le but de détecter d’éventuelles collisions.
Si une collision se produit, les équipements responsables de la collision continuent d’émettre
pendant quelques temps, pour permettre a tous les autres de détecter la collision. Puis, les
équipements désirant transmettre attendent une période de temps aléatoire avant d’essayer
d’émettre. Le temps aléatoire permet d’éviter qu’une collision ne se reproduise systématique-
ment a la suite d’'une autre [130, 80, 119]. Lorsque la transmission de données reprend sur le
réseau, les nceuds impliquées dans la collision n’ont pas la priorité de transmission des don-
nées [98]. Une fois qu'un nceud a vérifié I'adresse de destination transportée par les données,
il s’assure que la trame ne contient aucune erreur. En cas de détection d’erreurs, la trame est

supprimée.
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Méthodes d’accés avec évitement de collision : CSMA/CA CSMA/CA (Carrier Send
Multiple Access with Collision Avoidance, signifiant & prévention de collision) est un mécanisme
de dialogue basé sur I'évitement de collision [80, 119] :
— Une station qui veut émettre écoute le réseau jusqu’a ce qu’il soit libre pendant un
certain temps.
— La station envoie ensuite un message court précisant le destinataire, le volume de données
a transmette.
— Le destinataire envoie un Ok pour recevoir les données.
— L’émetteur envoie les données.
— Le destinataire envoie un acquittement des données
— La ligne est de nouveau libre
La différence majeure entre CSMA/CA et CSMA/CD est la possibilité de détection de
collisions. Dans la technique CSMA/CD, la collision est détectée a ’émission car les stations
ont la possibilité de continuer a écouter leurs transmissions en cours. En revanche, cette collision

ne pourra pas étre détectée qu’au niveau du récepteur dans le cas du mécanisme CSMA /CA
46, 22].

Méthodes d’acceés avec résolution de collision : CSMA/CR Tout comme avec les
autres méthodes CSMA, un noeud qui désire émettre avec la méthode d’acces CSMA/RC (Car-
rier Sense Multiple Access with Collision Resolution) écoute la porteuse jusqu’a ce que le
médium soit libre. Le nceud commence a transmettre ses données tout en écoutant la porteuse.
La différence avec les autres méthodes de la famille CSMA est qu’en cas de détection de col-
lision, c’est la priorité des noeuds concernés par la collision qui permet de déterminer le noeud
qui continuera sa transmission. Les autres nceuds attendront la libération du canal pour de
nouveau tenter une transmission. Le réseaux CAN est un exemple d’un tel réseau (cf. section
[.2.7). Notons que certains auteurs présentent CAN comme un réseau CSMA/CA [7], ce qui

est & notre avis un contre-sens.

2.2.2 Meéthodes d’acces par consultation

Méthodes d’acces par jeton Les réseaux de passage de jeton font circuler une petite trame,
appelée jeton, autour du réseau. La possession du jeton confere le droit de transmettre des
données. Si le noeud qui regoit un jeton n’a aucune information a transmettre, il passe le jeton
a la station d’extrémité suivante. Chaque station peut conserver le jeton pour un délai maximal

qui varie selon la technologie mise en place.

11
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Lorsqu’'un jeton parvient a un hote qui a des informations a transmettre, il le saisit et
commence sa transmission. Il n’y a aucun jeton sur le réseau pendant que la trame d’information
circule sur I'anneau. Les autres stations de I’anneau ne peuvent pas transmettre pendant ce
temps. Elles doivent attendre que le jeton soit disponible. Aucune collision ne survient dans les

réseaux a jeton [80, 119].

Méthodes d’acceés maitre-esclave Dans les méthodes maitre-esclave, on est en présence
de deux types de nceud : les noeuds maitres et des nceuds esclaves. Le réle d’'un maitre est de
donner le droit d’expression aux stations esclaves. Ainsi, une station esclave ne peut émettre si
elle n’a pas obtenu 'autorisation d’un poste maitre. Les regles appliquées par le noceud maitre
pour autoriser les noeuds esclaves a émettre sont diverses. En particulier, les deux manieres
suivantes d’autoriser les noeuds esclaves sont utilisées dans les réseaux que 'on trouve dans les

installations industrielles automatisées [123, 94].

— Méthode par scrutation réguliere (pooling) : Les nceuds esclaves sont classés selon un
ordre. Le noeud maitre scrute un par un ces noeuds esclaves dans cet ordre en proposant
a chacun d’émettre. Une station esclave désirant émettre attend d’avoir recu l'invitation
d’une station maitre. Si une station esclave recoit le droit de transmettre alors qu’elle
n’a pas de trame a émettre, alors elle rend immeédiatement ce droit de transmission a la
station maitre. Le mode par scrutation peut ainsi entrainer une perte de temps, du fait
de la scrutation, s’il y a plusieurs stations qui n’ont pas de données a transmettre.

— Meéthode utilisant une table d’arbitre : dans cette méthode, le nceud maitre est appelé
arbitre du réseau et possede une table qui lui indique a quel moment exactement il faut
scruter chaque noeud esclave. Dans ce cas, la scrutation est interprétée par le nceud
esclave comme une demande & émettre (et non une invitation & émettre, comme dans le
cas de la méthode a scrutation). Un des réseaux de terrain qui utilise cette méthode est
le réseau WorldFIP [9, 125].

En général, le maitre parle a un moment donné a l'esclave. L’esclave doit répondre dans
un temps donné. Un esclave n’a pas le droit d’initier un dialogue. Le maitre peut parler a
plusieurs esclaves. Un dialogue entre 2 esclaves passe par le maitre. Le calculateur central
cadence les dialogues. Ce mécanisme garanti une cohérence des dialogues, pas de collisions et

est déterministe. L’inconvénient majeur réside dans la longueur du temps de dialogues.
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2.2.3 Méthodes d’accés temporel (TDMA : Time Division Multiple Access)

La méthode TDMA permet la transmission de plusieurs signaux d’information sur le méme
canal en organisant un partage de maniere temporelle. L’allocation du support de communi-
cation fonctionne de maniere cyclique. Une période correspond a un cycle. Un cycle est divisé
en plusieurs sous-cycles dont chacun est affecté a la transmission des informations d’un noeud
précis. Chaque nceud connait sa position exacte dans un cycle et n’a le droit d’émettre que
pendant son sous-cycle associé [57, 38].

La durée des sous-cycles alloués aux noeuds peuvent étre identiques ou différentes et alors
fonction de l'importance et la quantité du flux de données générée par chaque nceud. Dans
le premier cas, on parle de TDMA synchrone et dans le second, de TDMA statistique [94].
L’inconvénient majeur du TDMA synchrone est que lorsqu’un nceud n’a pas de données a
émettre, le support reste libre. Le TDMA statistique améliore 'utilisation de la bande passante
en fixant de maniere dynamique la durée d’utilisation du médium par station. La signalisation
(gestion des demandes, notification a chaque station de la durée quelle peut utiliser) rend ce

TDMA plus complexe a mettre en ceuvre.

2.3 Le sens des échanges

On distingue trois modes de transmission selon le sens des échanges des messages.

2.3.1 Liaison simplex : unidirectionnelle

Dans une liaison simplexe, les informations circulent toujours dans le méme sens : de I’émet-

teur vers le destinataire.

2.3.2 Liaison half-duplex : bidirectionnelle alternée

Une liaison semi-duplex ou bidirectionnelle alternée caractérise une liaison dans laquelle les
données circulent dans un sens ou dans l'autre sens mais jamais dans les deux simultanément.

Chaque extrémité émet a son tour en bénéficiant de toute les capacités de la liaison.

2.3.3 Liaison full-duplex : bidirectionnelle

Une liaison full-duplex se caractérise par le fait que les deux extrémités peuvent émettre en
méme temps. La présence de deux canaux, dont chacun dédié a un seul sens de communication,

permet d’avoir des échangent dans les deux sens simultanément.
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2.4 Politiques d’ordonnancement

Les noeuds d’un réseau sont reliés par des liaisons possédant des caractéristiques physiques
diverses pouvant entrainer des problemes. Par exemple, un engorgement peut survenir a un
neeud qui relie des liaison de capacité différentes. Il peut en étre de méme pour un nceud ayant
plusieurs entrées ou ayant une capacité inférieure a celle des liaisons qu’il relie. Certains nceuds
du réseau sont capables de stocker temporairement, dans leurs files d’attente, les données qu’ils
ne peuvent transmettre immédiatement, pour les transmette plus tard quand les conditions le
permettront. Une fois que les voies de transmissions se liberent, quels sont les messages de la
file d’attente qui seront les premiers a étre transmis? C’est justement le role de la politique
d’ordonnancement de choisir un message parmi plusieurs préts a étre transmis pour I’émettre.

Cette question de I'ordonnancement a été tres étudiée dans le cadre de I'ordonnancement
de taches : lorsque plusieurs taches doivent étre exécutées sur un processeur, quelle tache
sélectionner & quel moment pour permettre a chacun de respecter ses échéances? Il y des
similitudes et des différences entre ordonnancement de taches et de messages, mais les travaux
les plus importants ont été menés autour de 'ordonnancement de taches. La taxonomie que
nous allons présenter ici est principalement issue des travaux sur I’ordonnancement des taches,

mais son vocabulaire est aussi pertinent pour 'ordonnancement de messages.

2.4.1 Typologie des algorithmes d’ordonnancement

En ligne vs hors ligne On distingue les algorithmes hors ligne et les algorithmes en ligne.
Dans le cas d’un algorithme d’ordonnancement hors ligne, tous les parametres temporels des
taches sont donnés d’avance. Une planification complete de 'ensemble de toutes les taches est
faite et ’analyse s’appuie sur cette planification statique.

A Tinverse, les algorithmes d’ordonnancement en ligne sont plus dynamiques et s’adaptent
aux changements des parametres temporels. De tels algorithmes sont capables de sélectionner,
a un instant donné, la prochaine tache a exécuter sur la base des parametres temporelles
disponibles. Cela permet de prendre en compte de nouvelles informations temporelles en cours
d’exécution et de les intégrer lors du prochain instant de décision visant a sélectionner la tache a
exécuter. Ces algorithmes permettent I'arrivée imprévisible des taches et autorisent la création

progressive de la séquence d’ordonnancement [47].
Non préemptif vs Préemptif Cette section compare les systémes de tdches non-préemptives

avec les systemes de taches préemptives. Le terme préemptif signifie qu'une tache en cours d’exé-

cution peut étre interrompue a tout moment par une autre tache plus prioritaire. Méme si la
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plupart des algorithmes d’ordonnancement sont préemptifs, il existe des situations ou I'ordon-
nancement non-préemptif est préférable. Par exemple le surcoiit engendré par la préemption
n’est pas toujours négligeable par rapport aux durées d’exécutions des taches et aux temps
de communication entre processeurs. De plus, pour la majorité des systemes embarqués, la
préemption est trop chere en temps et espace a cause du cofit lié au changement de contexte.

Les ordonnancements de messages ne sont pas, en général, préemptif : lorsque qu’'un message
a été sélectionné pour étre émis, on ne peut pas suspendre son émission : on ne peut que

I’annuler, alors que la préemption suppose une possibilité de reprise.

2.4.2 Ordonnancement des messages

Dans les applications temps réels et réparties, on retrouve des contraintes temporelles sur
I’exécution des taches qui s’échangent des messages. Les taches pouvant se situer sur des pro-
cesseurs différents, la transmission de ces messages se fait sur un médium de communication
et doit respecter certaines contraintes. Une tache qui attend un message est conditionnée par
la bonne transmission de celle-ci dans les délais. C’est comme 'attente d’acquisition d'une res-
source. Les contraintes temporelles de la tache pourraient ne plus étre respectées si le message
n’arrive pas a temps. Dans une application temps réel, si un message arrive au-dela du délai
fixé, il est alors considéré comme perdu. Un message doit étre correct du point de vue contenu,
mais aussi du point de vue temporel. Il est donc nécessaire que le support de communication
garantisse un respect de délai de communication des messages temps réels, permettant ainsi de

garantir aux taches une bonne réception des messages qui leurs sont destinées dans les délais.

Communication temps réel Une communication temps réel est définie par des contraintes
de temps explicites, c¢’est-a-dire qu’elle doit commencer ou se terminer dans un intervalle de
temps déterminé. En général, les contraintes temporelles associées a un message temps réel sont
de deux types : un délai de transfert borné et une gigue bornée. Les réseaux qui disposent des
mécanismes adéquats pour garantir le respect de ces contraintes sont appelés réseaux temps
réel [48]. De tels réseaux doivent posséder les propriétés temps réel suivantes :

— prédiction des temps de réponse des messages a contraintes strictes ;

— borne maximale connue pour le délai de transfert ;

— haut degré d’ordonnancabilité, c’est-a-dire garantie a priori du respect des contraintes

temporelles d'un nombre élevé de messages ;
— possibilité d’échanges périodiques ou apériodiques de messages ;

— possibilité d’échanges de messages avec des contraintes de temps strictes ou non;
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bonnes performances et surcotit peu important ;

tolérance aux fautes;

fiabilité des transferts ;

fonctionnement dans des conditions environnementales pouvant étre séveres ;

niveau élevé de validation et de testabilité.

Caractéristique des messages temps réels Les parametres les plus utilisés pour spécifier

les caractéristiques des sources de messages échangés dans une application temps réel et répartie

sont les suivants [48].
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— La criticité. Comme pour les taches, les messages temps réel peuvent étre a contraintes

strictes (tout manquement au respect des contraintes temporelles peut conduire a une
détérioration du service, voire a des catastrophes), a contraintes relatives (un manque-
ment occasionnel au respect des contraintes temporelles ne conduit pas a la dégradation
du service), a contraintes mixtes.

Le type. Un message peut étre périodique (dit aussi synchrone) ou apériodique (dit aussi
asynchrone). La période d'un message périodique désigne I'intervalle de temps séparant
deux demandes d’émission successives du message par sa source. Un message apériodique
peut demander a étre transmis a n’importe quel moment. Cependant, pour pouvoir ga-
rantir, dans certains cas, ou optimiser, dans d’autres, le respect des contraintes de temps
associées a un message apériodique, un certain nombre d’informations concernant les
instants de demande de transmission du message doivent étre connues, a savoir : I'inter-
valle de temps minimal séparant deux demandes successives de transmission du message,
les durées des avalanches du message, 'intervalle de temps minimal séparant deux ava-
lanches successives, etc. Toutes ces informations ne sont pas toujours nécessaires. Ainsi,
pour le respect des contraintes de temps des messages apériodiques avec contraintes
strictes, l'intervalle minimal entre deux demandes successives de transmission du mes-
sage suffit.

La longueur. C’est la longueur du message en bits.

Les relations entre messages. Les messages générés par une méme source ont, de ce fait,
une relation de précédence. Les messages générés par des sources différentes appartenant
a une méme station ou a des stations différentes peuvent étre indépendants ou bien
avoir des relations de dépendance. Par exemple, les applications multimédias doivent
synchroniser le son et 'image et spécifient que les messages issus de ces deux sources

soient transmis dans une méme fenétre temporelle.

— La destination. Un message émis par une source peut étre destiné a une seule station, a
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un groupe de stations ou a toutes les stations.

2.5 Les taches temps réel

La caractérisation d’une tache peut varier d'un modele d’ordonnancement a I’autre et suivant

la nature de celle-ci. Comme parametres d'une tache, on peut citer

R(t;) (Ready time ou Release time) : c’est la date a laquelle la tache t; peut com-
mencer son exécution, elle est appelée aussi date de demande d’activation,

S(t;) (Start time), E(t;) (End time) : sont respectivement la date a laquelle la tache
t; est exécutée sur le processeur appelée aussi la date de début d’exécution et la date a
laquelle la tache t; finit son exécution appelée aussi la date de fin d’exécution,

RT(t;) (Response time) : ceci représente E(t;) — S(t;),

C(t;) (Computing time) : c’est la durée d’exécution d’une téche ¢;. Ce parametre
représente une borne supérieure du temps d’exécution c’est a dire que la tache peut se
terminer plus tot. Pour étre valable, la valeur de ce parametre ne doit pas étre trop
surestimée et doit étre stire (jamais dépassée) ;

D(t;) (Deadline) : c’est I’échéance ou la date au plus tard. Elle représente I'instant
auquel 'exécution d’une tache doit étre terminée et dont le dépassement provoque une
transgression de la contrainte temporelle. Deux types de deadlines existent :

— relative D(t;) + R(t;) : 'échéance est relative au release time de la tache,

— absolue D(t;) : 'échéance est définie avant l’exécution,

[(t;) (Laxity) : c’est la laxité d’une tiche t¢;, qui représente le temps restant avant
I'occurrence de sa date de début d’exécution ou de reprise au plus tard. Si ce parameétre
vaut zéro a un instant donné, la tache correspondante doit étre impérativement exécutée

a cet instant et sans interruption sinon son échéance sera inévitablement dépassée.

Principe et stratégies de 'ordonnancement des messages Il existe plusieurs stratégies

d’ordonnancement de messages. Les trois suivantes sont les plus rencontrées.

Stratégie déterministe (ou avec garantie) : tout message acceptée pour transmission
est transmis en respectant toutes ses contraintes temporelles (sauf entendu en cas de
défaillance du systeme).

Stratégie probabilistes : les transmissions de messages sont garanties avec une probabilité
connue a l'avance. Les messages peuvent donc rater leurs échéances.

Stratégie avec meilleur effort : aucune garantie n’est assurée pour la livraison des mes-

sages. Le systéeme de communication fait de son mieux pour garantir les contraintes de
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temps des messages.

La stratégie déterministe est généralement réservée aux messages avec des contraintes de temps
strictes dont le non respect peut avoir des conséquences graves, la deuxieme stratégie est utilisée
pour les messages avec des contraintes temporelles strictes dont le non respect n’a pas de
conséquences graves. La stratégie avec meilleur effort convient pour traiter les messages avec
contraintes de temps relatives ou sans contraintes de temps.

Dans un systéme temps réel et réparti, les trois stratégies peuvent cohabiter, pour pouvoir
répondre a différents besoins de communication, selon les contraintes et la nature des taches

communicantes.

2.5.1 Les algorithmes d’ordonnancement

Avec ’émergence des systemes temps réel et répartis, de nombreux besoins d’ordonnance-
ment sont apparus : il faut a la fois garantir le respect des contraintes temporelles des taches
et celles des messages. Comme l'ordonnancement des messages tient compte des contraintes
analogues a celles des taches, I'ordonnancement des messages temps réel utilise des techniques
analogues a celles de 'ordonnancement des taches. Alors que les taches peuvent, en général,
accepter la préemption sans remettre en cause la cohérence des résultats, qu’elles élaborent,
la transmission d’un message n’admet pas de préemption. Si la transmission d’'un message
commence, il faut transmettre tous les bits du message jusqu’au dernier, sinon la transmission
échoue. Ainsi, certaine précautions doivent étre prises pour appliquer les algorithmes d’ordon-
nancement de taches aux messages :

— ne considérer que les algorithmes non préemptifs,

— utiliser les algorithmes préemptifs a condition d’avoir des messages dont la durée de

transmission est inférieure ou égale a I'unité de temps de base d’allocation du médium.

— utiliser les algorithmes préemptifs a condition d’avoir des messages longs en petit paquets

et de ré-assembler les paquets a la réception; la fonction de segmentation et de ré-
assemblage devant alors étre effectuée par une couche de niveau supérieur a la sous-
couche MAC.

Sur un réseau a commutation de paquets avec ordonnancement non préemptif, un paquet
peut étre géné par un paquet moins prioritaire. En effet, si un paquet m est généré au moment
ol un paquet m’, de priorité strictement inférieure, est en cours d’émission, alors m doit attendre
la fin de traitement du paquet m'.

Il est important de noter que la non préemption peut entrainer un retard supplémentaire.

En effet, si des paquets plus prioritaires que m sont générés aprés m mais avant son début
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m
sans m’ m ]
paquets plus pricritaires que m
m m = i —
avec m’ (/YA HSA [ I I [ m ]

Figure 1.4 — Effet non préemptif : Source [99]

d’émission, alors ils seront traités avant m lorsque le processeur se libérera, comme le montre
la figure 1.4.

Soit m un paquet appartenant a flux quelconque 7; et généré a l'instant ¢. Si un paquet
m' est généré avant t avec une priorité plus faible, alors m peut subir un délai di & la non
préemption. [99] a décomposé ce délai en deux, & savoir :

— le délai subi par m di a l'effet non préemptif direct, correspondant au temps d’attente

de fin d’exécution du paquet m';

— le délai subi par m di a 'effet non préemptif indirect, correspondant au retard introduit
par les paquets plus prioritaires que m qui n’auraient pas été traités avant lui si m/
n’avait pas existé.

Certains protocoles de communication offrent des mécanismes puissants pour prendre en
compte des contraintes de temps. C’est le cas notamment des protocoles des réseaux FDDI et des
bus a jeton qui permettent de traiter facilement des messages périodiques. D’autres protocoles,
plus généraux, comme CSMA /CD, nécessitent des mécanismes supplémentaires pour inclure
des contraintes de temps. Par conséquent, I’ordonnancement et donc l’adaptation des taches
aux messages, est étroitement 1ié au type de contraintes temporelles (notamment s’il s’agit des
messages périodiques ou apériodiques) et du type de protocoles (notamment si celui-ci garantit

un délai d’attente borné ou non)

2.5.2 Ordonnancement a priorités fixes

Un algorithme d’ordonnancement est dit a priorité fixe si chaque tache possede une priorité
qui ne varie pas au cours de la vie de celle-ci. Les algorithmes a priorité fixe les plus connus

sont «Rate Monotonic » [92] et «Deadline Monotonic »[90]

Priorité statique Les priorités des taches sont fixées a I’avance et ne changent pas.
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Rate Monotonic Avec cet algorithme, la priorité d’une tache est fonction de sa période, de

telle sorte que la tache de plus petite période est la tache la plus prioritaire.

Deadline Monotonic Avec cet algorithme, la priorité d’une tache dépend de son délai cri-
tique, de telle sorte que la priorité d’'une tache est inversement proportionnelle a son délai
critique. Ainsi, la tdche de plus haute priorité possede le délai critique le plus petit, et la tache

de plus basse priorité le plus grand.

2.5.3 Ordonnancement a priorité dynamiques

Ordonnancement FIFO A un instant donné, la tache & activer est la tache la plus vieille
dans la file d’attente. Cet algorithme permet de prendre en compte naturellement toutes les

taches a activer les unes apres les autres.

Ordonnancement GPS GPS (Generalized Processor Sharing) a été introduit par [106] pour
résoudre le probleme de partage équitable de ressources a des usagers d’un réseau a intégration
de service. GPS est un ordonnancement idéal non implémentable ou les flux sont vus comme des
fluides. L’objet de ce modele est de garantir une bande passante minimum a chaque classe de
trafic et ceci a tout instant. Autrement dit, il garantit un débit minimum a chaque classe. Pour
ce faire, les flux sont servis en parallele avec une portion du débit de l'interface proportionnelle
a des poids, prédéfinis et fixés pour chaque flux.

Considérons un serveur partagé par n flux Ry, ..., R,. Un ordonnancement GPS se carac-
térise par la donnée des nombres réels positifs @1, ¢o ..., ¢,. Cet ordonnancement est souvent
présenté comme une politique qui partage sa capacité de telle sorte que, chaque flux R; recoive
une fraction p; = ¢;/ >, ¢;.

La politique GPS, est présentée dans [106] de la fagon suivante. Supposons qu’un serveur
soit partagé par n flux Ry,..., R,. La politique GPS est présentée comme une politique qui

partage équitablement la capacité du serveur entre les différents flux.

Définition 1 (GPS). Soit S, un serveur partagé par n flux Ry, ..., R,. Ce serveur applique la
politique GPS de paramétres (non nuls) ¢y, ..., ¢, si et seulement si, pour tout intervalle de
temps [t, s| pendant lequel un flur R; posséde des données a transmettre, la relation suivante
est vérifiée pour tout j

Output;(t, s) > ?Outputj (t,s) (I.1)
J
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Ou Output;(t, s) est la sortie du flux ¢ entre les instants ¢ et s. Cette relation est souvent

P Output,(t,s) @i . N A csy s , .
écrite Cutpat; (ts) > o, Mais ne possede pas la méme bonne propriété mathématique lorsque

Output;(t,s) = 0.

Plusieurs algorithmes ont été proposés pour simuler GPS, dont les plus connus sont PGPS/WFQ
et DRR. Ces implantations permettent de gérer les flux transmis sous forme de paquets, contrai-
rement a la politique GPS qui ne supporte que des flux fluides, ce qui n’est pas conforme a la

réalité. Nous présentons ici les politiques PGPS et DRR.

La politique PGPS Comme il est mentionné dans [106], le probleme majeur de la politique
GPS est qu’elle est idéaliste dans la mesure ou elle ne supporte pas la transmission des paquets.
Elle suppose que le serveur peut servir plusieurs flux simultanément et que le trafic est infiniment
divisible. Dans [106] la politique PGPS (aussi appelée WFQ) est définie comme une excellente
approximation de la politique GPS qui supporte la transmission de messages par paquets.
L’algorithme de la politique PGPS émet les paquets en respectant au mieux la politique GPS.
PGPS aimerait en effet que 'ordre de sortie des paquet soit le méme que si GPS avait été utilisé.
Pour résoudre ce probleme, PGPS associe a chaque paquet, a son arrivée, la date de départ de
départ qu’il aurait eut avec GPS. Puis les paquets sont servis dans 'ordre de ces dates GPS.
Mais il peut par exemple arriver qu’au moment de prendre la décision d’ordonnancement, le

prochain paquet a sortir du GPS ne soit pas encore arrivé.

La politique DRR L’algorithme 1 de la page 96! explique le fonctionnement de la politique
DRR. Nous supposons qu’il y a n flux et que lorsqu'un paquet du "¢ flux arrive dans le
systeme, il est placé dans la i*™¢ file d’attente. Le comportement de ’ordonnanceur est alors
le suivant : une boucle globale et infinie inspecte toutes les files d’attentes, les une apres les
autres. Si la i file n’est pas vide, elle est sélectionnée, le compteur DC[i] est incrémenté d'un
quantum ;. Une boucle interne permet de s’assurer que tant-que la quantité DC[i] est égale ou
supérieure a la taille du paquet en téte de la file d’attente, ce paquet est transmis et la valeur
du crédit d’émission est décrémentée d’une valeur correspondant a la taille du paquet transmis.
La boucle interne s’arréte lorsque le flux considéré n’a plus assez de crédit pour transmettre le
paquet se trouvant en téte de file ou alors quand celle-ci est vide. Dans ce dernier cas, DC[i] est

positionné a zéro.

1. Cet algorithme a été placé a cet endroit pour étre plus proche de la preuve du théoreme 11.
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2.5.4 Ordonnancement hiérarchique

L’ordonnancement hiérarchique intervient en situation d’agrégation de flux. Dans un premier
temps, les flux de méme priorité sont agrégés pour former des classes de priorité. Une classe de
priorité est vue comme étant un seul flux du point de vu priorité. A lintérieure d'une classe
priorité, on utilise une autre politique de priorité pour ordonnancer les flux. Considérons par
exemple le cas de cinq flux qui se partagent un service, les deux premiers ayant une méme
priorité et cependant plus forte que les trois derniers qui possedent aussi la méme priorité.
On peut dans ce scénario agréger les deux premiers flux en un seul flux prioritaire et les trois
derniers flux en un seul flux moins prioritaire et avoir ainsi deux classes de priorité. A lintérieur
de chaque classe de priorité, une autre politique de service peut étre utilisée pour I'attribution
du service a chaque flux individuel. Ainsi, 'on peut par exemple imaginer que les deux flux

prioritaires se partage leur service résiduel en utilisant la politique DRR.

2.6 Principales technologies réseau temps réel embarqués

Les systemes embarqués ont des caractéristiques tres spécifiques. Celles-ci nécessitent des
réseaux spécifiques : les réseaux embarqués. On distingue les réseaux embarqués basés sur
la technologie EVENT-TRIGGERED (ET) et les réseaux embarqués basés sur la technologie
TIME-TRIGGERED (TT). En ET, il n’y a pas de déterminisme. Ce qui pose un probleme
pour le respect des contraintes temporelles. Avec T'T, les nceuds doivent étre synchronisés. Les
transactions sont déclenchées a des instants prédéfinis et les destinataires doivent connaitre
I’état global du systeéme. La technologie Time-Triggered est bien adaptée au trafic périodique
et permet une bonne gestion de la bande passante en cas de grosse charge du réseau.

Plusieurs protocoles utilisent la technologie « Time Triggered ». On peut citer TTP [84],
TTP/Cet TTP/A [78, 54]. On trouve aussi TTCAN (une implémentation d’un ordonnancement
Time Triggered sur CAN) [8, 120, 55, 103] et ByteFlight [21]. FlexRay [115, 110] concilie

communication Time-Triggered et Event-Triggered.

Les bus de terrain Les réseaux de terrain sont des systemes de communication qui connectent
les capteurs, les actionneurs, les systémes de commande comme des automates, des régulateurs,
des micro-controleurs, etc. Comme tous les réseaux, ils sont constitués d’une pile de protocoles
selon une architecture issue du modele OSI de I'ISO. Les réseaux de terrain ou « fieldbus » ou
(encore « fieldnetwork ») sont aussi appelés « sensor bus » ou « device bus ». Ces réseaux sont
nés au début des années 1980 [124, 44].
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Figure 1.5 — Achitecture PROFIBUS : Source [111]

Profibus Profibus est un bus de terrain destiné a couvrir les différents besoins en communica-
tion industrielle dans les automatismes, depuis le niveau capteur-actionneur jusqu’au niveau de
controle-commande et de supervision de process [53]. Le PROFIBUS est réalisable en topologie
linéaire, arborescente, étoile ou en anneau avec une vitesse de transmission allant de 9,6 kbits/s
a 12 Mbits/s et pouvant méme atteindre les 12 Mbits/s avec la fibre optique. La communication
sur ce bus est déterministe suivant le principe maitre-esclave.Une trame PROFIBUS comporte
entre 1 et 144 octets de données utile. Le systeme peut-étre “multi-maitres”, avec un maitre
principal et des maitres secondaires. Le systeme a alors une durée de cycle. Le maitre principal
utilise le début du cycle pour discuter avec les esclaves, puis, s’il reste du temps, passe un
jeton de parole a un maitre secondaire, qui peut utiliser le reste du cycle pour discuter avec les
esclaves, et, s’il reste encore du temps, passer le jeton a un autre maitre secondaire, jusqu’a la
fin du cycle [18].

Modbus Modbus [123] est un protocole de communication non-propriétaire, créé en 1979 par
Modicon, utilisé pour des réseaux d’automates programmables, relevant du niveau 7 (applicatif)
du Modele OSI. I fonctionne sur le mode maitre/esclave. Il est constitué de trames contenant
I'adresse de l'automate concerné, la fonction a traiter (écriture, lecture), la donnée et le code
de vérification d’erreur appelé contrdle de redondance cyclique sur 16 bits ou CRC16 [52].

Le protocole Modbus peut étre implémenté de plusieurs facons :

— En utilisant une liaison série asynchrone de type RS-232, RS-422 ou RS-485 ou TTY,
avec des débits pouvant atteindre 5 Mbps sur une topologie en bus ou arborescente et
selon la méthode d’acces maitre/esclave ;

— Modbus peut étre mis en ceuvre via TCP/IP sur Ethernet; on parle alors de Modbus
TCP/IP avec un débit qui varie de 10 & 100 Mbps sur une topologie qui peut étre de
’étoile ou de 'anneau selon le mode client /serveur;

— Modbus Plus est un réseau multi-maitres avec un acces au réseau géré par jeton et

pouvant atteindre un débit de 1 Mbps.
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Le bus CAN CAN [65, 66] est un bus a diffusion obéissant a la technique CSMA /CR. L’acces
au médium se fait en fonction de la priorité des trames. Conforme a la classe C, dans sa version
haut débit (250 Kbits a 1Mbits sur une longueur de 250 & 30 metres), il peut alors étre intégré,
d’une part, dans les systémes des domaines nécessitant des performances temps réel (controle
moteur et chéssis) et, sa conformité a la classe B, dans sa version bas débit (10 a 125 Kbits sur
une longueur de 5000 & 500 metres) le rend apte a supporter les échanges du domaine habitable
[104]. Le paragraphe 1.2.7 fourni plus de détail sur CAN.

FlexRay Le protocole FlexRay [FLE 04] a été présenté par un consortium constitué de BMW,
Bosch, Daimler Chrysler, General Motors, Motorola, Philips et Volkswagen. Un réseau FlexRay
peut étre bati sur une topologie en bus, en étoile simple ou étoile multiple ou alors étre issue
d’une combinaison de ces solutions. La stratégie d’acces au médium de communication repose
sur un cycle de communication qui se répete périodiquement et qui enchaine une fenétre statique
a acces strictement TDMA et une fenétre dynamique a acces TDMA flexible.

La fenétre statique est divisée en un nombre fixe de slots de taille constante (le nombre
de slots est limité a 2047). Chaque nceud se voit allouer statiquement un ou plusieurs slots
pendant lesquels il peut transmettre ses messages. La fenétre dynamique permet de réaliser un
comportement guidé par les événements. La base de temps est le minislot. La trame FlexRay

est formée comportement 254 octets de données utiles.

2.6.1 TTP (Time Triggered Protocol)

Le bus TTP (Time-Triggered Protocol) est un bus de terrain développé par TTTech, pour
I’automobile et I'aéronautique.

Le protocole TTP/C est en fait le coeur d'un concept plus large, appelé TTA (Time-
Triggered Architecture) [77, 76] qui sont des architectures de systemes dont le comportement
(taches et émission de trames) est strictement guidé par le temps. TTP/C fournit, entre autres,
une base de temps stable a toutes les activités s’exécutant sur chacun des noeuds connectés.

La politique d’acces au médium de communication proposée par TTP est de type TDMA
(Time Division Multiple Access).

La charge utile de la trame est au maximum de 240 octets.

2.6.2 Réseau Ethernet

Ethernet est un protocole de réseau local a commutation de paquets. Il propose des spécifica-

tions pour la couche physique, la sous-couche MAC et décrit le format de trame. Les topologies
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qu’on rencontre avec Ethernet sont le bus et I’étoile. En fonction du support de transmission
utilisé, un réseau Ethernet peut émettre a un débit allant de 10 Mbps quelques dizaines de
Gbps. 1l a été standardisé sous le nom IEEE 802.3.

Dans un réseau Ethernet, les informations sont diffusées a tous les équipements connectés

et 'acces au médium est assuré par le protocole CSMA /CD.

2.6.3 Réseau Ethernet commuté

Dans un réseau Ethernet commuté, la configuration qui est adoptée ressemble a celle d'une
topologie en étoile étendue. Ici, il n’y a pas vraiment d’équipement central puisque tous les
commutateurs de la topologie sont susceptibles d’étre reliés directement avec un équipement
terminal. Cette topologie permet de réduire par segmentation les domaines de collision au seul
lien point & point entre un équipement et son commutateur, ou bien entre deux commutateurs.
Dans un réseau Ethernet commuté, ’équipement le plus important est bien siir le commutateur.
La norme 802.1D définit ces équipements [59].

Plusieurs aspects font de ’Ethernet commuté un bon candidat pour supporter les besoins
de communication temps réel dans les couches basses du processus de Contréle-Commande.
Ethernet est le standard réseau le plus répandu se prétant a des transmissions haut débit (de
10Mbps a plusieurs dizaines de Gbps). L’absence de collision le prédestine aux communications
nécessitant un temps d’acces déterministe. La notion de priorité est supportée par Ethernet,
ce qui le rend apte a la différenciation de classe de service et par conséquent de fournir une

meilleur qualité de service aux applications temps réels [79].

2.6.4 PROFInet

PROFInet est un standard de communication créé par PROFIBUS International pour
mettre en ceuvre des solutions d’automatisation intégrées et cohérentes, sur Ethernet indus-
triel. 1 s’agit avant tout d’intégrer les bus de terrain en place, tels PROFIBUS, sans toucher a
I'existant [67]. Il peut étre mis en ceuvre avec une topologie en étoile, en anneau ou hiérarchique
(68, 56]. PROFInet sait fédérer, sur Ethernet avec la méthode d’acces CSMA/CD, [56] aussi
bien des appareils de terrain simples et des applications a temps critique, que des automatismes
répartis a base de composants.

PROFInet mixe communications temps réel et non temps réel sur une base cyclique : des
slots temporels sont dédiés aux communications temps-réel, avec un protocole spécifique, SRT
(Soft Real Time), directement sur Ethernet, puis une partie dédiée au non-temps réel, sur
TCP/IP [108].

25



Chapitre I. Contexte technologique

IRT Open IRT Open
Channel  Channel Channe‘ Channel ' "

+———Cycle | =——+ +=——Cycle 2 =———+ =——Cyden —

For example: 1 ms Position Control Cycle
- Synchro D c
nisation
IRT Data

R

Qpen Ci

Figure 1.6 — Découpage communications temps réel /non temps réel de PROFInet : Source [108]

2.6.5 AFDX

Le réseau AFDX (Avionics Full DupleX Switched Ethernet) qui se défini comme étant la
version avionique de I’Ethernet commuté Full-Duplex, est standardisé par la norme ARINC
664 [1, 2, 3]. Il s’agit d’un réseau avec routage statique, qui offre I'avantage de fournir un acces
déterminisme au support de communication et donc de ne pas avoir de pertes de trames par
collision. L’un des aspects singuliers de '’AFDX est la maitrise du trafic a ’entrée du réseau.
Ce controle de flux permet une gestion garantie des délais et 'absence de perte de trame par

débordement des mémoires. L’AFDX sera présenté en détail au paragraphe 1.2.8

2.6.6 TTEthernet

La technologie TTEthernet supporte 3 types de flux : TT, RC et BE. Le flux TT est le plus
prioritaire, a un acces au médium TDMA. Le flux RC, de priorité intermédiaire, a un acces
suivant le modele AFDX présenté au paragraphe 1.2.6.7. Le flux BE, de plus faible priorité
est un flux ethernet classique. TTEthernet s’appuie sur I’Ethernet commuté et supporte toute
topologie formé de commutateurs [122, 75]. Les transmissions vont de 100Mbps & 1Gbps. Le
format d’un message TT Ethernet est basée sur le format du message normalisé Ethernet
(norme IEEE 802.3).

2.6.7 Le standard MIL STD 1553B

Le standard MIL STD 1553B [64] est un bus utilisé dans plusieurs applications militaires
comme l’avionique, les sous marins, les missiles et les satellites [102]. La figure 1.7 montre
un exemple de I'architecture du bus avionique MIL STD 1553B. L’acces au bus est géré par le
mécanisme commande/réponse : le contrdleur du bus (BC) envoie des commandes aux différents
terminaux (RT) pour leur autoriser I’acces au bus et I’envoi de leurs données. Un terminal spécial
appelé Monitor (M) recoit et stocke tout message circulant sur le bus et son réle principal est

la surveillance et la vérification de 1’état du bus.
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Figure 1.7 — Architecture d’un bus MIL STD 1553B : Source [102]

Le standard MIL STD 1553B supporte les messages périodiques et apériodiques. Il définit
aussi deux formats de messages : broadcast et non broadcast, et chaque format comporte des
messages de données et des messages de gestion de communication. Tous les messages sont
transmis sous la forme d’un ensemble de mots de 20bits (3 bits de synchronisation, 16 bits de

données et 1 bit de parité).

2.7 CAN : Control Area Network

Cette partie a pour but de présenter les caractéristiques essentielles du bus/réseau de terrain.
Le bus CAN (Controller Area Network) est un moyen de communication série qui supporte des

systemes embarqués temps réel avec un haut niveau de fiabilité.

2.7.1 Description

Le protocole « Controller Area Network » (CAN) [58] a été développé pour l'industrie
automobile pour assurer des communications entre plusieurs équipements, rapides, stires et
prédictibles. Il est maintenant utilisé dans un grand nombre d’autres domaines. La topologie
logique associée & CAN est un bus (a diffusion). Les messages sont encapsulés dans une trame.
Une trame peut transporter des données dont la taille peut atteindre 8 octets. La trame regoit
un identifiant unique codé sur 11 bits (pour la version 2.0A) qui permet de filtrer les trames a
la réception et de lui allouer une priorité. L’acceptation d’une trame par un noeud est autorisée
au regard de l'identifiant de cette trame : si 'application qui s’exécute sur un nceud a besoin
des données transportées par une trame alors son identifiant aura été déclaré au préalable a
son interface de communication. Ainsi, seules les trames recues qui ont les identifiants désirés,
sont acceptées. La trame ne transporte donc pas explicitement 'adresse de ses destinataires
[63]. L’identifiant d’une trame est aussi utilisé pour controler les acces au bus CAN et mettre

ainsi en ceuvre un mécanisme d’arbitrage selon des priorités entre les trames. Un détail sur le
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Figure 1.8 — Format de la trame CAN : Source [69]

mécanisme utilisé pour gérer ces priorités se trouve dans [126].

2.7.2 Principes de Fonctionnement

Chaque nceud recevant un message regarde si celui-ci est intéressant pour lui grace a I'ID.
Si c’est le cas, il le traite, sinon, il I'ignore. Cet unique ID indique aussi la priorité des messages.
Plus la valeur est faible, plus le message sera prioritaire. Si deux nceuds ou plus cherchent a
avoir acceés au bus en méme temps, c’est celui de plus haute priorité qui gagne. Les messages
de priorité inférieure seront automatiquement retransmis lorsque le bus sera libre [107].

La couche physique ne fait 'objet d’aucune spécification dans la norme CAN. Par consé-
quent, plusieurs implémentations sont possibles. La seule contrainte que doit respecter toute
implémentation est la regle des bits dominants / récessifs. Il est nécessaire pour chaque noeud
de pouvoir présenter un bit dominant (0 logique) et un bit récessif (1 logique) sur le bus : le
bit dominant est prioritaire sur le bit récessif.

L’acces au bus CAN est fonction de la priorité. Les noeuds ne possedent pas d’adresse.
Aucun nceud ne joue un role prépondérant dans le protocole. Chaque message possede un
identificateur, unique a tout le systéme. Cet identificateur permet filtrage et 'attribution d’un

niveau de priorité pour la transmission. En fonction de la taille de I'identificateur, on distingue
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2 versions de CAN : CAN 2.0A (identificateur sur 11 bits) et CAN 2.0B (identificateur sur 29

bits). Les données sont segmentées en trames transmises périodiquement ou sporadiquement.

2.7.3 Analogie avec I’ordonnancement a priorités fixes de taches non préemp-

tives

Pour le calcul du pire temps de réponse des messages, il est important de savoir que :

— les trames ont des priorités uniques basées sur les identifiants ;

— parmi 'ensemble des trames transmises a un instant, celle qui a la plus haute priorité

gagne l'arbitrage et est effectivement transmise ;

— le mécanisme qui permet d’arbitrer la transmission des trames se fait en temps nul;

— une trame est transmise sans interruption (hors dysfonctionnement).
Un tel comportement peut étre comparé a celui d'un ordonnancement a priorités fixes de taches
non préemptives en monoprocesseur. Une analyse détaillée consacrée au temps de traversée de

bout en bout d'un réseau CAN se trouve dans [51] et sera présentée au paragraphe II1.4.

2.8 Le réseau AFDX

Le réseau AFDX s’appuie sur la norme ARINC 664 pour proposer une architecture avionique
modulaire intégrée. Il fournit des moyens de partage des ressources, de ségrégation des flux ainsi

que le déterminisme et la disponibilité requise pour les certifications aéronautiques.

2.8.1 Réseau Ethernet commuté Full-Duplex

L’Ethernet Commuté Full Duplex consiste en I'utilisation de liaisons bidirectionnelles exer-
cant en mode Full Duplex. Avec le mode Full-duplex, il n’est pas nécessaire de retarder I’émission
d’un message, ni méme d’écouter ou de réagir a 'activité sur le médium physique, car I'exis-
tence de collision a été supprimée. De ce fait, le besoin d’utilisation du CSMA/CD ne se pose
plus. Cependant, la suppression de CSMA /CD ne rend pas toute I'architecture déterministe. Ce
probleme de déterminisme a juste été déplacé dans les commutateurs, ou les différents flux vont
entrer en compétition pour 'utilisation des ressources du commutateur. Ce qui peut aboutir a
la congestion des commutateurs, avec comme conséquence une perte de trames. Un des buts de
notre étude est de comprendre si de telles congestions peuvent ou non intervenir dans le réseau.

Le réseau Ethernet n’est pas congu a la base pour des applications temps réels. Si le réseau

Ethernet commuté Full-Duplex se préte bien a ce type d’application, son exploitation dans un
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domaine aussi contraignant que I'aéronautique nécessite quelques adaptations. C’est le role de

la norme ARINC 664 qui a été développée dans ce sens.

2.8.2 La notion de VL

Un point tres importante dans un réseau AFDX est la notion de VL (virtual link ou lien
virtuel). Le VL permet une représentation du trafic. L’idée principale derriere cette notion est
la volonté de fournir une ségrégation des flux, ce qui est imposé par la norme pour raison de
sécurité : le mauvais comportement d’un flux ne doit pas nuire aux autres flux. La ségrégation
robuste des flux de données s’appuie sur la réservation de bande passante au niveau d’un
VL. Cette ségrégation est assurée au niveau des commutateurs par un mécanisme de listes de
controle d’acces (ACL) filtrant le trafic en fonction des adresses. En résumé, le VL permet de
virtualiser un bus avionique classique pour chaque flux, ou il serait le seul flux a émettre [59].

Ce qui facilite la garantie du respect des contraintes temps réel est 1’obligation d’'un VL
a respecter des contraintes liés a la bande passante. Ainsi, il est nécessaire pour un VL de
fixer des parametres comme la taille maximale des trames transmises et le temps minimum
qui sépare 'arrivée de deux trames consécutives. Le commutateur utilise ces deux parametres
pour controler qu’aucun VL ne consomme une bande passante supérieur a sa bande passante
maximale.

Plus précisément, un VL est défini par :

— un identifiant unique,

— une adresse de destination (unique ou multicast),

— la route empruntée pour rallier ces destinations,

— la taille maximale et minimale d’un paquet (en bits, notées S,,4z €t Spmin),

— un temps minimum d’émission entre deux trames consécutives, appelé BAG (Bandwidth

Allocation Gap).

On voit immédiatement que ces dernieres données permettent de définir la bande passante

maximale du lien : il ne peut émettre au maximum qu’un paquet de taille maximale toutes les

BAG. Son débit maximal en bits par seconde, noté p, est donc : p = 2=
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Méthodes d’analyse

Nous présentons ici un état de I'art des méthodes d’analyse de performance temps réel. Nous
commengons par présenter quelques éléments de classification. Celle-ci peut étre lié au systeme
analysée ou a la méthode d’analyse elle-méme. Ensuite, nous traitons de 'ordonnancement
temps réel. Nous donnons ici les résultats d’'une méthode d’évaluation de délai pire cas a 'aide
d’ordonnancement. Une illustration est faite avec le réseau CAN. Nous continuons avec une
présentation du model-checking, de I’approche par trajectoire et d’'une méthode basée sur les
Event Stream. Nous terminons avec le calcul réseau. Un rappel des principaux résultats de

calcul réseau est donné avec un exemple d’application et les défis du calcul réseau.

1 - Eléments de classification

1.1 Périodique vs Non périodique

Une tache peut s’exécuter a des intervalles réguliers (taches périodiques) ou de maniére

aléatoire (taches non périodiques).

1.1.1 TAaches périodique

On dit que la tache t; est périodique de période T'(¢;) si I’événement qui conditionne I’acti-
vation de cette tache se produit a des intervalles de temps réguliers T'(¢;). Donc le service fourni
par cette tache périodique est rendu indéfiniment. Pour cette raison, chacune de ces exécutions
est appelée instance.

Les figures I1.1 et I1.2 représentent deux types de taches périodiques : i) le premier type
est ce qu’on peut appeler la période classique puisque c’est le plus utilisé dans les applications
temps réel. Chaque instance de la tache t; doit s’exécuter entierement a l'intérieur de I'intervalle
de longueur 7'(¢;) qui démarre a la date d’activation de cette instance (voir la figure 11.3) ; ii) le

deuxitme type est appelé période stricte. A la différence de la période classique, les instances
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T(1;) T(1;) T(1;)
D(t,) . C(1;
Ii, ! I, tiy
S(ff']) :R(rf]) R(sz) S(rfz)

Figure II.1 — Représentation graphique du modele temps réel [74]

A A A I

I 9] 3 4
| |

Figure I1.2 — Périodicité stricte [74]

d’une tache périodique stricte t; doivent démarrer exactement au début de chaque intervalle de
longueur T'(¢;) (voir la figure I1.2). On peut remarquer que la période stricte est inclue dans la
période classique et que dans ce cas, R(t;), la date a laquelle la tdche ¢; peut commencer son

exécution coincide avec S(t;), la date de début effectif de son exécution (R(t;) = S(t;)).

1.1.2 Taches non périodique

Il existe deux types de taches non périodiques :

— apériodique : les dates d’activations sont aléatoires et ne peuvent étre anticipées. Son
exécution est le produit d’événements internes ou externes qui peuvent se déclencher a
tout instant.

— sporadique : c’est un cas particulier des taches apériodiques ot une durée de temps
minimale sépare deux activations.

Cette durée minimale s’apparente a une période. En réalité, taches périodiques et taches spo-
radiques se ressemblent beaucoup, d’ailleurs, elles sont strictement identiques en calcul réseau

et sont représentées de la méme fagon.

T(1;) T(1;) T'(1;)

li, [ 3

Figure I1.3 — Périodicité classique [74]
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I1.2 Analyse d’un algorithme d’ordonnancement temps réel : exemple du réseau
CAN

1.2 Meéthodes globales Vs méthodes locales

Si on s’intéresse a la fagcon dont les méthodes d’analyse de performance travaillent, on peut
les classer en deux grandes familles : les méthodes dites globales et le méthodes dites locales.

Les méthodes locales commencent par considérer les différents noeuds du réseau, puis elles
menent une analyse au niveau de chacun de ces noeuds. Les approches locales proposent géné-
ralement un modele de représentation des des flux d’entrées et de sortie d’un nceud. Ensuite,
elles proposent des regles de combinaison servant a propager les résultats de la sortie d’un noeud
vers ’entrée du noeud suivant dans la topologie.

A Tinverse, les approches globales considérent le réseau comme un tout et proposent di-
rectement une analyse de celle-ci. Ces approches ont le mérite d’étre plus précises mais ne
s’appliquent qu’aux réseaux de petite taille contrairement aux méthodes globales qui savent
gérer les réseaux de grande taille mais qui doivent aussi payer le prix de I'imprécision induite

par leurs regles de combinaison.

2 - Analyse d’un algorithme d’ordonnancement temps réel : exemple
du réseau CAN

2.1 Résultats de ’analyse du réseau CAN

L’analyse du temps de réponse sur le bus CAN, qui a fait 'objet d’une présentation au
paragraphe 1.2.7, page 27, a pour but de fournir une méthode d’évaluation du pire temps de
réponse de chaque message. Ce sujet a fait 'objet de plusieurs études [128, 127, 129, 126, 51].

On considere un ensemble de flux k, possédant les propriétés suivantes : Jy la gigue, Ty la
période, C}. la durée de transmission.

Pour évaluer le délai pire cas d'un flux R,,, la méthode commence par déterminer la valeur
de t,,, qui représente la longueur de la période d’activité de ce flux. ¢,, est donné par la relation

suivante.

b+ J
O R (L)
Vkehp(m)Um
Cette relation de récurrence commence avec t2, = C, et s’achéve avec lorsque 7t = 7.

B, = kn’lla%X) (Cy) est la durée maximale de temps dii a 'attente d’un paquet de faible priorité.
Elp(m
Ip(m) est 'ensemble des flux de priorité plus faible que celle du flux R,,.

Une fois le parametre t,, calculé, la méthode continue avec I’évaluation de @,,, le nombre
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de messages du flux R,, devant étre examiné.

tm—i—Jm"

sz[ T,

(11.2)

La phase suivante est 1’évaluation de w,,, le délai di a I'attente dans la file d’attente. Sa

valeur est donnée par la relation suivante.

wyy, + J + Toie
T},

Wi (@)= ButaCut Y|
Vkehp(m)

] Ch (I1.3)

Cette relation de récurrence commence avec la valeur w?, (¢) = B,, +qC,, et se termine lorsque

w1 (q) = w” (q). Enfin, le délai est calculé en utilisant I’équation I1.4

Le temps de traversée pire cas s’obtient alors par avec I’équation I1.5 suivante.

R, = max (R, (q)) (I1.5)

2.2 Exemple

Pour illustrer, nous reprenons I'exemple décrit dans [51] et représenté par le tableau I11.4
de la page 90. Le délai pire cas pour le flux R3 se calcule de la fagon suivante. Puisqu’il n’existe
pas de flux moins prioritaire que Rz, Bs = 0. Partant de la valeur t§ = C5 = 1, la relation de
récurrence donnée par 1'équation II.1 itére comme suit : t1 = 3, 13 = 4, t3 = 6, t3 = 7, pour
converger lorsque ¢ = t3 = 7. La taille de la période d’activité est donc de 7ms et le nombre

de messages du flux R3 devant étre examiné est donné par 1’équation 11.2

707
Q3 = {375-‘ =2

L’évaluation du délai pour le premier message en utilisant 1'équation I1.3 donne : w3 (0) = 0,
w3(0) = 2, convergeant avec w3(0) = w3(0) = 2. En utilisant I'équation I1.4, on obtient :
R3(0) = 3. Pour le deuxiéme message, on obtient : wi(1) = w3(0) + C,, = 3, wi(l) = 4,
wi(1) = 5, wi(l) = 6, et s'arrétant avec wi(1) = wi(1) = 6. Soit finalement R3(1) = 3, 5ms.

D’apres I'équation I1.5, c’est le délai pire cas subit par un message du flux Rs.
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2.2.1 Points forts et points faibles

Le principal avantage de cette approche est qu’elle donne le vrai pire délai. Par contre, elle
se limite & un service de débit fixe et ne dit rien sur la capacité de service non utilisée (le
service résiduel). On ne peut donc pas l'utiliser dans le cadre d’ordonnancement hiérarchique

(cf. paragraphe I11.3, page 108).

3 - Le modele checking

3.1 Généralités

Le model-checking est une technique de vérification qui s’applique a une large classe de
systémes : ceux qui sont modélisables par un automate fini [10] (ou une variante de cette
représentation générale). Elle comporte trois étapes [117].

— Représentation d’un programme ou d’'un systeme par un automate.

Sommairement, un automate est un modele de machine évoluant d’état en état sous l'effet
de transitions. Dans un premier temps, le systeme est divisé en sous-systeme et chaque sous-
systeme est décrit a partir des notions d’états et de transitions. Le systéme complet est ensuite
modélisé par un nouvel automate, obtenu par composition et synchronisation des différents
composants. Enfin, les comportements possibles du systeme sont modélisés par des exécutions
de 'automate global, ’ensemble de ces exécutions formant un arbre.

— Représentation d’une propriété par une formule logique.

Une fois le modele construit, on énonce de fagon formelle les propriétés qu’il doit vérifier,
usuellement dans une logique temporelle. Seulement, il faut une certaine habitude pour décrire
des énoncés en logique temporelle, et une habitude encore plus grande pour lire les énoncés écrits
par d’autres. C’est un des obstacles qui s’opposent a une plus grande diffusion des techniques du
model-checking. De plus, le model-checking dépend de la logique temporelle sous-jacente. Par
exemple, PLTL, aussi appelée logique du temps linéaire voit le systéme comme un ensemble
d’exécution, tandis que CTL, aussi appelée logique temporelle arborescente voit le systéme
comme un arbre de comportements possibles.

— Algorithme de model-checking.

Un modele o et une propriété ¢ étant donnés, un algorithme de model-checking répond a la
question : « le modele 5 satisfait-il la propriété ¢ » ? Les techniques mises en ocuvre dans
ces algorithmes utilisent des méthodes explicites ou des méthodes symboliques. Le principal
obstacle que rencontrent les algorithmes de model-checking, a base de méthodes explicites, est

le probleme dit « de ’explosion du nombre d’états ». Cette explosion se produit chaque fois
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que l'on décide d’énumérer explicitement en mémoire tous les états de 'automate examiné.
Une tentative de résolution de ce probleme se trouve dans le model-checking symbolique. Le
terme model-checking symbolique s’applique a toute méthode de model-checking qui cherche-
rait a représenter de fagon symbolique (par opposition & « de fagon explicite ») les états et
les transitions d’un automate a vérifier. Par ailleurs, on utilise souvent ce terme pour désigner
une méthode symbolique particuliere ot I'on utilise des diagrammes de décision binaires pour
représenter les ensembles d’états. L’idée de fond des méthodes symboliques est de pouvoir re-
présenter de facon concise des ensembles tres grands d’états et de les manipuler en quelque sorte
par paquets. Une telle approche devient moins sensible a la finitude du nombre total d’états et
peut s’appliquer également a des systémes a infinité d’états. En ce qui concerne les systémes
temps-réels, un autre type de model-checking est nécessaire : les automates temporisés. Pour
de tels modeles, ot la notion de temps est manipulée de maniere explicite, les propriétés sont
exprimées a 'aide d’une extension de la logique temporelle (TCTL). Dans ce cadre, les algo-
rithmes du model-checking sont compliqués. Le principal probléeme réside dans la complexité
des procédures de décision et en pratique, le nombre d’horloges est déterminant pour la faisabi-
lité du model-checking. Le nombre d’états du modele déplié est infini, ce qui explique la encore,
une méthode symbolique pour le model-checking. En somme, le model-checking constitue une
technique puissante mais limitée : sa puissance provient du fait qu’elle est exhaustive et automa-
tique. Une réponse positive garantit la propriété pour tous les comportements du modele. Une
réponse négative est généralement accompagnée d’un contre-exemple exhibant une exécution
particuliere du systéme violant la propriété souhaitée ; sa limitation est essentiellement due aux
barrieres de complexité : la vérification exhaustive, méme avec des méthodes symboliques peut
s’avérer d’un coiit excessif, en temps et/ou en espace. En pratique, la taille des systémes est
bien le principal obstacle qui reste a franchir. Un systeme tres simple & manipuler pour un si-
mulateur, un compilateur ou un interpréteur peut étre hors de portée d’un model-checker. Pour
augmenter les performances des méthodes de model-checking, plusieurs approches se penchent

sur la réduction de I'espace d’états a analyser [60, 4, 5, 6].

3.2 Le model-checking et les systéemes temps-réels

L’approche par model checking a déja été mis en ceuvre pour caractériser des délais sur
plusieurs architectures réseau, notamment sur des configurations simplifiées d’un réseau AFDX
[40, 11, 4, 5, 6]. L’obtention des délais pire cas de bout en bout avec le model-checking se fait a
partir des modeles formels d’automates temporels. Le model checking est utilisé pour déterminer

la latence de transmission globale de chaque trame dans le systéme tout en vérifiant que la trame

36



I1.3 Le modéle checking

est regue avant le délai de transmission global. En d’autre terme, on vérifie la propriété que pour
un message donné (mi), le délai de transmission global d’une trame (trame;), noté d(trame;)
doit étre inférieur a un délai borné d; : d(trame;) < d; [39]. Cette méthode permet de construire
la vérification. Un automate de test codant la propriété est alors construit. Un model-checker
permet alors de vérifier si un rejet de nceud est accessible ou non. Cette approche permet non
seulement d’atteindre le vrai délai pire cas pour des petites configurations, mais aussi d’exhiber
le scénario correspondant. La premiere approche a base de model-checking a été proposée dans
[40]. Elle est basée sur les automates temporisés et calcule le vrai délai pire cas de bout en bout
de chaque VL. Une telle approche ne peut cependant pas étre appliquée sur une configuration
AFDX avec plus de 8 VLs pour les raisons bien connues du probleme d’explosion combinatoire
du nombre d’états qui est reconnu au model-checking. Pour contourner ce probléme, [4] propose
une approche diviser-pour-régner. Celle-ci consiste a calculer le vrai délai pire cas au niveau de
chaque sortie rencontrée sur un chemin d'un VL donné. Le délai de bout en bout d'un chemin
s’obtient par propagation consécutive du délai d’une sortie sur la suite du chemin. Bien-que
cette approche permette de gérer une configuration plus grande qu’avec les précédentes (15
VLs strictement périodiques dans une configuration AFDX a 2 commutateurs), elle ne conduit
pas toujours au vrai délai pire cas. Dans certaines configurations en effet, les résultats produits
souffrent d’une sous-estimation du réel délai [5]. Ce probléme est pris en compte dans [5, 6] qui
propose une technique permettant de caractériser les scénarios susceptibles de conduire au vrai
pire cas. Ce qui permet une réduction considérable de I’ensemble de scénarios a analyser. [6]
propose un model-checking basé sur cet ensemble réduit de scénario, applicable pour évaluer le
vrai délai d’'une configuration AFDX allant jusqu’a 50 Vls strictement périodiques. Au dela de
50 Vls, [6] propose un algorithme qui donne des valeurs de délai atteignables, « proches » du

vrai délai pire cas.

3.3 Les outils du Model-checking

Il existent plusieurs outils logiciels qui implémentent les concepts du model-cheking. Ces
model-checkers ont permis, non seulement, de découvrir des erreurs dans des systemes, mais
aussi de valider d’autres. Chacun de ces outils vise un domaine d’utilisation particulier. Ainsi,
on peut citer SVM [101] qui est un model-checker symbolique pour le hardware et les systemes
embarqués, SPIN pour les systemes distribués, Maude pour vérifier des propriétés temporelles
sur des systeémes distribués concurrents, CADP pour 'ingénierie des protocoles et UPPAAL [81]
pour les systémes temps-réels. Le succes et les limitations de ces outils sont a 'origine d’une

importante activité de recherche autour du domaine. [133] propose une classification des model-
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Figure II.4 — Modélisation d’une architecture AFDX par Model Checking [13]
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Figure II.5 — Modeles d’automates temporisés utilisé pour la vérification de modeéle [13]

checkers axée sur la comparaison de leurs architectures techniques. Les model-checkers dédiés
aux systemes temps-réels sont basés sur la logique temporelle temporisée. Dans ce registre, si
le plus répandu est UPPAAL [40, 82, 11, 4, 5], on trouve aussi KRONOS [40] et HyTech [40].

Une comparaison de ces trois model-checkers se trouve dans [20].

3.4 Exemple d’application : Model checking avec le réseau AFDX

Nous reprenons ici un exemple simple de [13] qui montre la modélisation d’une configuration
AFDX compleéte. La configuration présentée dans cet exemple est illustrée a la figure I1.4a. Le
systeme global est obtenu en composant les automates des VL et des ports de sortie des commu-
tateurs. Les cinq VL et quatre ports de sortie se traduisent en neuf automates, comme 1'illustre
la figure I1.4b. A titre d’exemple, le VL vy est modélisé par I'automate vs, qui génére le signal
sendy. Celui-ci est recu par 'automate qui modélise I'unique port de sortie du commutateur
S1. Le cheminement de vy se poursuit via les signaux sends et send;0. Partant de ce modele, le
délai pire cas pour chaque VL est obtenu en utilisant la méthode de 'automate de test [19, 12].
L’automate de test correspondant au VL v; est présenté sur la figure I1.5b. Il modélise la pro-
priété « délai de v; inférieur a bound ». Lorsque le signal sendy est recu, on passe dans 1’état

s9. On attend alors le signal sendy (transmission du VL vy en sortie du commutateur S3). S'il
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0 40 80 120

Figure I1.6 — Scénario pire cas pour le VL vy [13]

n’est pas arrivé a l'issue d’une durée bound, on passe dans ’état sends. Cela signifie qu’il existe
au moins un scénario ou v; dépasse la borne bound. Le principe consiste donc a déterminer la
plus petite valeur de bound pour laquelle ’état rejet est atteignable. On obtient en outre un
scénario correspondant a cette valeur maximale de délai de bout en bout. Le scénario pire-cas
pour le VL v; est présenté a la figure 11.6

L’outil Uppaal permet d’effectuer la vérification sur cet exemple en moins d’une seconde
sur une station Linux munie d’un processeur Pentium 4 et de 2 Go mémoire vive [13]. Pour
ce type de configuration réduite, ’approche par vérification de modele offre donc la possibi-
lité de connaitre le scénario pire cas et le délai de bout en bout correspondant. Cependant,
I’augmentation de la taille du réseau et du nombre de flux a considérer entraine une explosion
combinatoire pour 1'outil de vérification qui se traduit par une explosion du temps de calcul et

de la mémoire nécessaire.

4 - La méthode des trajectoires

L’approche par trajectoires est une théorie basée sur l'ordonnancement visant a borner
les délais de traversée d’'un systeme composé de différents éléments informatiques (e.g. réseau
de commutateurs) appelés nceuds. Elle est constituée d’un ensemble de résultats qui ont été
présentés dans [99, 100], avant d’étre considérablement enrichis par d’autres auteurs [14, 15,
16, 17, 13].

Tres récemment, des erreurs ont été trouvée dans cette méthode, qui montrent que les

bornes calculées peuvent étre plus petites que le véritable pire cas [73], [72]. A ce jour, nous ne
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savons pas si ces erreurs seront corrigées sans changer beaucoup la théorie ou si leur correction
impliquera des modification majeures de ’approche.
Nous avons décidé de présenter tout de méme l'approche dans cette these, une fois cet

avertissement fait.

4.1 Principe de I'approche

L’approche par trajectoires considére un systeme distribué composé de noeuds et de flux qui
parcourent ces différents nceuds. Chaque paquet transitant a travers ce réseau est une tache
qui s’exécute sur les différents nceuds parcourus. Les nceuds exécutent les taches en attente en
respectant une stratégie d’ordonnancement. L’approche par trajectoires prend en considération

le scénario pire cas pour un paquet tout au long de sa trajectoire [13].

4.2 Contexte

Les travaux originels de [99] considérent que tout paquet entrant dans le réseau se voit as-
signer une priorité généralisée, c’est-a-dire une priorité fixe (celle du flux auquel il appartient)
et une priorité dynamique. Ainsi, dans chacun des nceuds du réseau, les paquets sont ordon-
nancés selon leurs priorités généralisées. Plus précisément, les paquets sont traités dans l'ordre
de leurs priorités fixes (ordonnancement FP) puis ceux de méme priorité fixe dans l'ordre de
leurs priorités dynamiques (ordonnancement DP*). Les flux sont traités dans chacun des noeuds
visités suivant un ordonnancement de type FP/DP*. Comme il a été montré dans [99], et plus
tard dans [13], ces résultats avec la politique FP/DP* s’adaptent bien avec les politiques FP
(les flux ont une priorité fixe différente : le traitement DP* n’intervient pas dans I'ordonnan-
cement FP/DP*, puisque DP* permet de départager des paquets ayant la méme priorité fixe)
et DP* (tous les flux partagent la méme priorité fixe : le traitement FP n’intervient pas dans
I'ordonnancement FP/DP*).

L’approche par trajectoires s’intéresse au temps de départ au plus tard d'un paquet m
appartenant au flux 7; et suivant le chemin Pi = {1, ..., ¢} dans son dernier nceud. Son temps
de traversée se déduit de ce temps de départ au plus tard par soustraction avec son instant
de génération, c’est-a-dire son instant d’arrivée sur son premier noeud. Le paquet m traverse ¢
nceuds. La figure I1.7 montre un exemple de configuration avec trois noeuds (¢ = 3) et six flux
(n = 6). L’approche présentée dépend de la topologie du réseau. On distingue le cas d'une ligne

de diffusion et le cas distribué.
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Figure I1.7 — Exemple de configuration pour le calcul par trajectoires [13]

4.3 Cas d’une ligne de diffusion

C’est le cas ou les flux suivent tous une méme ligne de diffusion, c’est-a-dire une méme
séquence de nceuds.

Voici une description de I’approche par trajectoire pour déterminer le temps de réponse pire
cas de bout en bout d'un flux quelconque 7;, i € [1,n], lorsque les flux suivent tous une méme
ligne de diffusion et que les paquets sont ordonnancés suivant un algorithme du type FP/DP*
dans chacun des noeuds visités.

L’approche consiste a examiner 'ordonnancement produit sur I’ensemble des nceuds visités
par un flux. Plus précisément, étant donné un paquet quelconque m de 7; généré a l'instant
t, la premiere étape consiste a identifier sur chacun de ses nceuds visités (en commengant par
le dernier puis en remontant de nceud en noeud) la période active et les paquets affectant son
temps de réponse de bout en bout. Le procédé est répété jusqu’a la détermination, sur le noeud
source, du premier paquet ayant affecté le temps de réponse de bout en bout du paquet m.
Le temps passé par m dans le réseau est alors égal a I'instant d’activation du premier paquet
génant m dans le nceud source, plus la somme des temps de traitement des paquets identifiés
dans les périodes actives considérées, moins I'instant de génération du paquet m [99].

Pour cela, considérer la période active de niveau PG;(t) dans laquelle m est traité sur le
neeud ¢. Soient bp? cette période active et f(q) le premier paquet traité dans bp? de priorité
supérieure ou égale & PG;(t). Le paquet f(q) a été traité sur le nceud ¢ — 1 dans une période
active de niveau au moins égal & PG;(t). Soient bp?~! cette période active et f(q— 1) le premier
paquet traité dans bp?~! avec une priorité supérieure ou égale & PG;(t). On procede ainsi, de
proche en proche jusqu’a la détermination sur le noeud 1 de la période active bp' dans laquelle
f(2) est traité et ou f(1) est le premier paquet de priorité supérieure ou égale a PG,(t). La

figure 11.8 illustre cette décomposition.
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O paguets ayant une priorité généralisée supérieure ou égale 4 PG,(L)
O paquets ayant une priorité généralisée strictement inférieure a PG;(t)
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Figure I1.8 — Détermination du temps de réponse de bout en bout avec I’approche par trajectoire [99]

A partir de cette décomposition, W l'instant de démarrage au plus tard du paquet m sur
le nceud ¢ s’obtient en sommant les durées suivantes :

— le temps de traitement sur le nceud 1 des paquets f(1) & f(2) + Liax

— le temps de traitement sur le nceud 2 des paquets f(2) a f(3) + Liax

— le temps de traitement sur le nceud ¢ des paquets f(q) a (m — 1)

— le temps de traitement sur le nceud ¢ des paquets f(q) & (m — 1)
— 61(t), le délai maximum subi par m dans les noeuds 1 & ¢ & cause de I'effet non-préemptif

direct.

Soit finalement :

f(h+1)
Wit) =) ( > Cf<g)) —CF+6;7(t) + (¢ = 1) - Lunax (1L.6)
h=1 \g=F(h)

4.4 Cas distribué

Dans un contexte de topologie réseau plus générale ot les flux suivent des lignes de diffusion
quelconques et sont ordonnancés FP/DP* dans chacun des nceuds visités, pour déterminer le
temps de réponse pire cas de bout en bout d’un flux quelconque 7;, @ € [1,n], approche par

trajectoire précédemment décrite pour une ligne de diffusion été étendue. Plus précisément, [99]
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s’est intéressé a un paquet quelconque m du flux 7; généré a l'instant ¢ et a identifié sur chacun
des noeuds visités par ce paquet (en commengant par le dernier puis en remontant de nceud en
neeud) la période active et les paquets affectant son temps de réponse de bout en bout. Cette
décomposition permet d’établir I'instant de démarrage au plus tard du paquet m sur son noeud
de sortie. Apres une analyse de cet instant dont ’expression est une formule récursive, le temps
de réponse pire cas de bout en bout du flux 7; est obtenu.

[99] s’intéresse a un flux quelconque 4, € [1,n], suivant une ligne de diffusion L; composée
de ¢ nceuds numérotés de 1 a ¢q. Avant de déterminer le temps de réponse pire cas de bout en
bout du flux ¢, une attention est accordée a I'un de ses paquets, m, généré a un instant t. Son
instant de démarrage au plus tard sur le dernier noeud visité, le nceud ¢, est calculé. Pour ce
faire, il convient d’identifier les périodes actives qui retardent l'instant de démarrage au plus
tard de m sur le nceud gq.

Soient bp?, la période active de niveau PG, (t) dans laquelle m est traité sur le nceud g et f(q)
le premier paquet traité dans bp? avec une priorité supérieure ou égale a PG,;(t). Puisque les
flux ne suivent pas tous la méme ligne de diffusion, le paquet f(g) ne vient pas nécessairement
du nceud g — 1. Par conséquent, afin de remonter sur les noeuds visités par m, il convient de
considérer un paquet supplémentaire, a savoir p(¢—1) : le premier paquet de priorité supérieure
ou égale a PG,(t) traité entre f(q) et m sur le nceud ¢ et venant du nceud g — 1. Le paquet
p(qg — 1) a été traité sur le nceud ¢ — 1 dans une période active de niveau au moins égal a
PG,(t). Soient bp?~! cette période active et f(q — 1) le premier paquet traité dans bp?~—! avec
une priorité supérieure ou égale a PG;(t). On défini alors p(q¢—2) : le premier paquet de priorité
supérieure ou égale a PG;(t) traité entre f(q — 1) et m sur le noeud ¢ — 1 et venant du noeud
q — 2. Ce procédé est ainsi répété jusqu’a la détermination sur le nceud 1 de la période active
bp! dans laquelle p(1) est traité et ott f(1) est le premier paquet de priorité supérieure ou égale
a PG;(t). Par conséquent :

— Vh € [1,q[, f(h) est le premier paquet traité dans bp" avec une priorité supérieure ou

égale a PG(t);

— Yh €]1,q], p(h — 1) est le premier paquet de priorité supérieure ou égale a PG;(t) traité

entre f(h) et m sur le nceud h et venant du noeud h — 1.

La figure I1.9 illustre cette décomposition.

A partir de cette décomposition, W I'instant de démarrage au plus tard du paquet m sur
le nceud ¢ s’obtient en sommant les durées suivantes :

— le temps de traitement sur le nceud 1 des paquets f (1) p(1) + Lax

— le temps de traitement sur le nceud 2 des paquets f(2) a p(2) ( — a? $2) ) + Liax
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O paguets ayant une priorité généralisée supérieure ou égale a PG,(t)
O paquets ayant une priorité généralisée strictement inférieure a PG,(t)
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Figure I1.9 — Périodes actives de niveau PG;(t) considérées [99]

— le temps de traitement sur le noceud ¢ des paquets f(q) a (m — 1) — (ag(qfl) — a;{(q))
— (51-1 “(t), le délai maximum subi par m dans les nceuds 1 a ¢ a cause de Ueffet non-préemptif
direct.

Soit finalement :

q p(h)
Wit) = ( > C:'L(g)) —CI+ 6" t) + (¢ —1)* Lnax — (GZ(h—l) - a?(h)) (IL7)

4.5 Exemple

Cet exemple, extrait de [13] est basée sur la figure I1.7. Tous les noeunds travaillent a la

meéme vitesse :

Ch = C;,Vi € [1,6],Yh € [1, 3]

Tous les flux émettent des paquets de méme longueur et ont le méme niveau de priorité, a

I'exception du flux 74 :

— C1=--=0C5=2xCg;
— P=---=PFP>F.
Chaque flux 7; suit un chemin Pi avec :
— P1={3};
— P2=1{1,2,3};
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mmmm Délai d aux paquets de priorité supérieure ou égale a p(h) (X2 ) Paquet de méme priorité : D
Délai de non préemption dit aux paquets de priorité inférieure a p(h) (d2) Paquet de priorité inférieure : NN
— Délai maximum entre deux noeuds (Lopaa)

i 3 Qopiel i h h h
Lo Délai & soustraire entre a ;) et ay g, 1) (Az)

Ry =W3,4+C5 —t

1"1"723._t - )(2_.{ + (52 + 2 X L?na:r - A% - A%

Figure I1.10 — Un ordonnancement possible sur la trajectoire du paquet 2 [13]

— P3={1,2,3};
— P4={2,3};
— P5={3};

— P6=1{2,3).

On s’intéresse au délai de bout en bout du flux 7 qui traverse successivement les nceuds 1,2
et 3. Soit ¢, I'instant de génération du paquet 2 du flux 7, dans son premier nceud : ¢ = al, en
notant a”, I'instant d’arrivée du paquet m’ sur le nceud h. La figure I1.10 donne un exemple
d’ordonnancement des paquets sur la trajectoire du paquet 2. Soit bp? la période active dans
laquelle le paquet 2 est traité dans son dernier noeud. Dans cette période active bp?, le premier
paquet dont la priorité est supérieure ou égale a P» est appelé f(3), tandis que le premier paquet
provenant du méme nceud précédent que le paquet 3, appelé p(2). Pour le noeud 3 nous avons
donc : f(3) = 1 et p(2) = 4. La démarche est poursuivie en considérant la période active bp?
dans laquelle est traitée le paquet p(2). De la méme maniere, f(2) = 4 est le premier paquet de

priorité supérieure ou égale a celle de p(2) traité dans la période active bp?, et p(1) = 3 est le
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premier paquet provenant du neeud 1. Le calcul par trajectoires se poursuit ainsi jusqu’a arriver
au noeud 1 dans lequel est identifié le premier paquet de la période active bp' dans laquelle est

traité le paquet p(1) : dans notre exemple f(1) = 3.
p(h)
Dans la suite : C’fg représente la somme des temps de transmission des paquets placés
g=f(h)
entre f(h) et p(h). Le temps de départ sur son dernier noeud du paquet 2 s’obtient en sommant :

— le temps de traitement des paquets de f(1) a p(1) sur le noeud 1, ie. le temps de traitement
du paquet 3;

— le délai subi par p(1) entre les nceuds 1 et 2, - -+, Lyax;

— le délai qui s’écoule entre 'arrivée de p(1) sur le noeud 2 et la fin du traitement de p(2).
Ce délai est obtenu en prenant le temps écoulé entre le début de la période active bp?
(a? sur 'exemple) et la fin du traitement de p(2) et en lui retranchant le temps écoulé
entre a3 et 'arrivée de p(1) sur le nceud 2 (a3). Sur 'exemple, le temps écoulé entre a3
et la fin du traitement de p(2) comprend la fin du traitement du paquet 6 (effet de non
préemption car le paquet 6 est moins prioritaire) et le traitement du paquet 4;

— le délai subi par p(2) entre les noeuds 2 et 3;

— le délai qui s’écoule entre 'arrivée de p(2) sur le noeud 3 et la fin du traitement du paquet
3. Le calcul est effectué de la méme maniere que sur le noeud 2.

Ce temps de départ W23’t du paquet 2, généré a 'instant £, du nceud 3 s’écrit :

3 3

W3 = Xoy+ > 05 + (3= 1) X Lipax — > AY (IL8)
h=1 h=2

ou :

3 p(h)

— Xop = ( > C’fq) — (3, correspond a I'ensemble des paquets (de priorité fixe supé-
h=1 \g=f(h)

rieure & celle de m) des périodes actives a comptabiliser (le paquet 3 sur le nceud 1, le

paquet 4 sur le noeud 2, les paquets 1, 5, 4 et 3 sur le noeud 3);

— Al = CLZ(hfl) — a?(h), correspond a ’avance dans le traitement prise par les paquets qui
rejoignent le paquet 2 dans le nocud h, ie. aux portions en début de périodes actives a
retrancher ;

— 6 correspond au délai dii a 'effet de non préemption sur le nceud h;

— (3 —=1) X Lyax, correspond au délai maximum entre les différents nceuds.

Chacune de ces contributions est représentée par un soulignage différent dans la figure I1.10.

Les résultats existants sur les trajectoires font I’hypothese que dans tous les noeuds, les pa-

quets qui rejoignent le paquet 2 pour la premiere fois peuvent toujours étre retardés de maniere

a avoir f(h) = p(h — 1) pour tout nceud h du chemin P,. L’ordonnancement correspondant
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= Délai da aux paquets de priorité supérieure ou égale a p(h) (Xa) Paquet de méme priorité : D
Délai de non préemption dit aux paquets de priorité inféricure & p(h) (d2) Paquet de priorité inférieure : [N]

I Délai maximum entre deux nceuds (L nax)

Ro=W3,+C3 —t <maxy>_y, {W3, +C3 —t}

11}23.#' - ‘\'2,t + (52 +2x Lrnaa:

Figure II.11 — Maximisation du retard sur la trajectoire du paquet 2 [13]

a cette hypothese est donné a la figure I1.11. Dans ce cas, pour tout nceud h du chemin P,
Al = 0. Il est montré dans [99] que cet ordonnancement maximise I'instant de départ du paquet

étudié dans son dernier noeud.

Les résultats du Lemme 1 de [99] démontrent que dans la quantité X;; pour un paquet
m parcourant ¢ nceuds, seul un paquet est commun a deux périodes actives consécutives. Le
paquet commun & la période active bp" et la période active bp"*! est f(h+1). Dans le pire cas,

le paquet compté deux fois est le plus grand de la période active : max;ecpp,usp,u{i} C’]}-L.

X, comprend donc un premier terme qui comptabilise une fois chaque paquet pouvant
retarder m un second terme qui prend en compte qu'un (et un seul) paquet apparait systémati-

quement dans deux périodes actives consécutives. Un paquet est toujours compté dans le noeud
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sur lequel son temps de traitement est le plus grand. Ainsi :

m q
low ;
X, < i@ e E maxr ~Ch
it > _Z 7(9) v —  J€hp;Usp;U{i} /
g=f(1) h=1
h#slow;

Paquets comptabilisés dans —
une seule période active Paquets comptabilisés dans

deux périodes actives

Dans le cas de cet exemple, le terme X5, est donc majoré par :

X <C3+Ci+Ce+Ci+C5-C5 + Cs+C3
—_———
Paquets comptabilisés dans Paquets comptabilisés dans
une seule période active deux périodes actives

4.6 Bilan de ’approche

L’approche par trajectoire a fait 'objet de plusieurs publications depuis les travaux fonda-
teurs de S. Martin [99, 100]. Elle a été adaptée a ’AFDX par H. Bauer [15, 16, 17, 13]. Partant
en effet des travaux de S. Martin, H. Bauer a utilisé cette approche pour borner le délai de tra-
versée de bout en bout dans une configuration industrielle du réseau AFDX [14]. L’approche a
ensuite été enrichie par la technique de groupage introduite dans [59] pour obtenir de meilleurs
performances [15, 16, 17, 13].

Un apport important de I’'approche par trajectoire est qu’elle a inspiré une approche permet-
tant de construire des scénarios défavorables sur lesquels s’appuyer pour borner le pessimisme
des méthodes d’évaluation de borne sur le délai pire cas. D’apres cette étude le pessimisme est

estimé a environ 10% [32].

L’approche par trajectoire est loin d’étre une approche simple.

En effet, une mauvaise compréhension de celle-ci a conduit [93] & affirmer, sur un exemple,
que les résultats de cette approche [14, 15] présentent une anomalie pouvant conduire dans
certains cas a une sous-approximation des bornes obtenues. [93] introduit alors le calcul récursif,
sans prise en charge du groupage, pour corriger ce probleme. Dans une correspondance privée,
S. Martin et H. Bauer ont souligné des erreurs dans [93], mais aucun document public faisant
la confrontation n’est disponible a ce jour a notre connaissance.

Mais surtout, comme nous ’avons dit en introduction, il a été montré dans [73] et [72] que
I’approche était dans certains cas, fausse, puisqu’elle donne des bornes supérieures plus petites
que le véritable pire cas. Et cette erreur a été trouvée plus de dix ans apres les premiers travaux,

alors que deux équipes distinctes ont travaillé sur le sujet, et deux theéses soutenues [13, 91].
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La méthode est stirement juste dans certains sous-cas, mais ces sous-cas n’ont pas encore
été identifiés.

La méthode des trajectoires a fait I’objet de comparaison avec le calcul réseau [14, 15, 16,
17, 13, 105], surtout dans le cadre du réseau AFDX.

Malgré le fait qu’il est désormais su que la méthode est trop optimiste, nous reportons ici
quelque unes de ces comparaisons, qui montre que les approches sont comparables.

Notons que 'approche par trajectoire est une méthode paquetisée dans le sens ou elle sait
tenir compte des flux arrivant sous forme de paquets. Par contre les résultats de calcul réseau
utilisés dans cet exercice de comparaison sont ceux ne s’appliquant que pour un modele fluide,
avec une approximation fluide pour la transmission des paquets. Cette comparaison montre
un gain d’environ 10% pour I'approche par trajectoire par rapport au Calcul réseau [14]. Une
amélioration de 'approche par trajectoire présentée dans [15] permet d’obtenir en général de
bien meilleurs bornes qu’avec le calcul réseau avec modele fluide. Signalons cependant que cette
version non fluide du calcul réseau réussi qu’en méme, dans certains cas, a obtenir des bornes

5% meilleures que I'approche par trajectoire améliorée [15].

5 - Event Stream

5.1 Description

La technique repose sur une abstraction simple du mécanisme d’activation et de commu-
nication de taches. Au lieu de considérer chaque événement du systeme de facon individuelle,
cette méthode formelle d’analyse d’ordonnancement fait une abstraction consistant a rempla-
cer les événements individuels par des flots d’événements. L’analyse ne représente que quelques
caractéristiques simples des flots d’événements comme la période de I’événement ou sa gigue
maximale.

Partant de ces parameétres, le modele réutilise des analyses d’ordonnancement déja connues
(“[Event Stream]” don’t necessarily need to develop new local analysis techniques if we can

benefit from the host of work in real-time scheduling analysis” [62, § 2]).

5.2 SymTA

SymTA /S Est un outil basé sur la méthode des Event Stream [62]. SymTA /S permet d’ob-
tenir des indicateurs d’évaluation de performances des systémes comme le délai de bout en

bout, le scénario conduisant a 1’ordonnancement pire cas, le niveau d’utilisation des bus et
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Figure I1.12 — Exemple d’un flot d’événements qui respecte le modéle P = 4,.J =1 [62]
processeurs.

5.2.1 Modele applicatif des Event Stream

Le modele des Event Stream est un modele de taches. Chaque taches doit étre associée
a une ressource pour que son exécution ait lieu. Lorsque plusieurs taches partagent la méme
ressource, il peut arriver que deux d’entre elles, ou méme plus, aient besoin de la ressource
en méme temps. Dans le but d’arbitrer les conflits liés a 1'utilisation de ressources partagées,
chaque ressource est associée a un ordonnanceur. L’ordonnanceur sélectionne la tache active a
laquelle la ressource est affectée, conformément a une politique d’ordonnancement donnée. Les
autres taches actives doivent alors attendre. L’analyse d’ordonnancement évalue, pour toutes
les taches qui partagent la ressource, le pire temps de réponse, qui est le temps qui s’écoule
entre l'activation et la fin d’exécution de la tache. L’analyse d’ordonnancement garanti alors

que tout temps de réponse observé sera borné par le temps de réponse pire cas.

5.2.2 Modéele standard d’événements de SymTA /S

Des modeles d’événements peuvent étre décrits par des ensembles de parametres. Par
exemple, un modele d’événements périodiques avec gigue peut étre décrit par deux parametres
(P, J). Ce qui signifie que chaque événement survient périodiquement avec une période P et
peut subir une gigue autour de sa position avec un intervalle de gigue de longueur J. Par
exemple, pour (P,J) = (4,1), la figure I1.12 permet de visualiser ce modele d’événements.
Chaque zone grise indique un intervalle de gigue J = 1 qui se répete avec une période P = 4.

La figure I1.12 montre aussi une séquence d’événements qui satisfont le modele d’événements.
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— Un modele d’événements peut aussi s’exprimer en utilisant deux fonctions. Une fonction
qui spécifie le nombre maximum d’événements pouvant survenir durant un intervalle de

temps donné. C’est une fonction borne supérieure du nombre d’événements.

u At+J
77P+J(At):’7 P -‘

— Une fonction qui spécifie le nombre minimum d’événements pouvant survenir durant un

intervalle de temps donné. C’est une fonction borne inférieure du nombre d’événements.

ANt —J
o (00) =ma (0. | 257

Ces modeles permettent de gérer des systemes relativement simples, précisément ceux qu’on

peut abstraire avec la période et la gigue. Pour prendre en compte d’autres réalités comme le
burst, le modele est étendue avec les notion de distance maximale et de distance minimale.
— La fonction de distance minimale 6™ (N > 2) spécifie la distance minimale entre N > 2
événements consécutifs.
— La fonction de distance maximale §™* (N > 2) spécifie la distance minimale entre N > 2
événements consécutifs.

Pour un modele périodique a événements avec gigue ces fonctions s’expriment comme suit.
5™ (N > 2) = maz {0, (N —1) x P - J}

§maT (N >2) = (N —1) x P+.J

Avec ces définitions, la distance minimale entre deux événements dans un modele a événements
périodique avec gigue (P =4, J = 1) est de 3 unités de temps et la distance maximale est de 5
unités de temps [113]. Le modele peut aussi étre étendu pour gérer les événements sporadiques
[112].

Ce modele est dans sa version basique tres semblable, comme nous allons le voir au pa-
ragraphe I1.6, au calcul réseau dan sa description des flux d’entrée : les courbes n et §™"

permettent de borner le nombre d’événements sur un intervalle de temps.

5.2.3 Composition de serveurs

L’analyse de performance d’un systeme global alterne entre analyse d’ordonnancement local

et propagation du modele a événements. Cette propagation nécessite une modélisation des
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événements sortant des composants ordonnancables. Ainsi, partant du modele d’entrée d’un
tel composant, l'obtention du modele de sortie est une base qui servira pour obtenir le modele
d’entrée du prochain composant ordonnancable. C’est de cette facon que le modele a événements
est propagé de proche en proche.

Par exemple, pour le modele a événements standard, des regles simples permettent d’obtenir
le modele de sortie. Pour un tel modele, la période de sortie ne change pas. Elle est la méme que
celle du modele d’entrée. Par contre, pour ce qui est de la gigue, la gigue du modele d’entrée est
augmentée par la différence entre le temps de réponse maximal et le temps de réponse minimal

pour obtenir la gigue du modele de sortie.
Jout = Jact + (tresp,max - tresp,min)

Cette combinaison entre entre analyse d’ordonnancement local et propagation du modele
a événements a besoin de mécanismes plus poussés pour tenir compte de certaines contraintes
qui peuvent exister entre les taches. Des connecteurs appelés activateurs sont prévus pour
des situations de conjonction ou de disjonction de taches. Une extension existe pour gérer les
contraintes de dépendances cycliques entre les taches et les cas ou la gigue résultante serait

plus grande que la période [70].

5.3 Comparaison avec le calcul réseau

Le modele d’évenement présenté au paragraphe I1.5.2.2 est assez proche, comme nous allons
le voir, du modele de courbe d’arrivée du calcul réseau. Il s’agit, a I’aide des fonctions n* et
™" de borner le nombre maximal d’événement que peut produire un flux sur un intervalle de
largeur A. Un événement sera, ensuite, l'activation d’une tdche. Mais ces courbes ayant des
parametres fixes (rafale, période, gigue)

Le calcul réseau, lui, prend une approche un peu plus générale, puisque les courbes d’arrivée,
qui permettent de borner la quantité de donnée maximale dans un intervalle A, peuvent avoir
n’importe quelle forme. Le calcul réseau, lui, prend en compte des quantités de donnée, et non
de simples événements. Cela est plus adapté pour le réseau ou le temps de traitement associé a
un message sera généralement dépendant de sa taille (alors que les événements n’ayant pas de
taille, les temps de traitement ne pourront pas étre différenciés). Inversement, le calcul réseau

a du mal a faire la différence entre deux paquets de taille [ et un unique paquet de taille 2/.

En ce qui concerne le temps de traitement sur un nceud, la méthode “Event Stream” se

veut tres proche de la théorique classique de I'ordonnancement, et permettre de réutiliser des
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méthodes existantes, alors que le calcul réseau définit un modele spécifique.

Les temps de réponse calculés par les autres méthodes sont alors utilisés comme gigue ou

augmentation de la rafale dans le flux d’événement en sortie.

En conclusion, on pourrait dire que le modele Event-Stream est une généralisation des
modeles classiques de 'ordonnancement, qui permet une réutilisation de résultats existant,
alors que le calcul réseau part d'un modele mathématique beaucoup plus général.

D’ailleurs, comparant ses travaux avec d’autres plus généraux, ils écrivent “This generality,
howewver, has its price. Because they introduce new stream models, both Thiele and Gresser had
to develop new scheduling analysis algorithms for the local components that utilize these models ;
the host of existing work in real-time system can not be re-used. Furthermore, the new models
are far less intuitive than the ones known from the classical real-time systems research, e. g. the
model of rate-monotonic scheduling with its periodic tasks and worst-case execution times. A
system-level analysis should be simple and comprehensible, otherwise its acceptance is extremely
doubtful.” [62]

Mais cette simplicité se perd un peu deés que de nouveaux comportements doivent étre
pris en compte. Ainsi, lorsqu’il s’agit d’introduire des notions non présentes dans le modele
initial (comme le “groupage” qui signifie que le passage par un lien de communication sérialise
les paquets, ce qui n’existe pas dans un modele & mémoire partagée), cela peut demander
des extensions du modele dans un cas [114], alors que dans un cadre général, cela s’introduit

beaucoup plus facilement [59].

6 - Le calcul réseau

6.1 Introduction

Le calcul réseau est une théorie, de systemes de files d’attente déterministes, rencontrée
dans les réseaux de communications. Il est basé sur 'algebre (min,+). Plus qu'un simple
formalisme, il permet d’analyser les systémes complexes et de prouver des bornes déterministes
sur les delays et backlogs. [’analyse s’intéresse aux performances pire cas. Les informations sur
les fonctionnalités du systeme sont stockées dans les fonctions, telle que les courbes d’arrivée
qui caractérisent le trafic entrant dans un systeme, ou les courbes de service qui permettent de
quantifier le service garanti au niveau d’un noeud. Ces fonctions peuvent aussi étre combinées
ensemble grace aux opérateurs du calcul réseau pour obtenir des bornes sur la taille des files
d’attente.
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6.1.1 Historique

Le calcul réseau est né des travaux fondamentaux de Cruz [49, 50]. Dans ces travaux,
le contexte est celui des réseaux de communication, avec commutation des paquets selon un
routage statique. Toute donnée qui est émise sur le réseau par un utilisateur doit étre sous
forme de paquet. Ces paquets parcourent alors le réseau suivant un itinéraire prédéfini, jusqu’a
atteindre leur destination. La grande particularité de ces travaux réside dans le fait que flux en

entrée du réseau doivent satisfaire certaines contraintes de régularité.

A Theure actuelle, la théorie s’est développée et a conduit & des résultats aboutis dont
I'essentiel se trouve dans deux ouvrages de référence : livre de Chang [41] et celui de Le Boudec
et Thiran [23].

6.1.2 Equivalence NC RTC

Le Real Time Calculus (RTC) est présentée comme une alternative au calcul réseau. Le
calcul réseau et le RTC partagent les mémes fondements a savoir 'utilisation d’enveloppes de
mise en forme des courbes cumulatives de trafic et de services. Comparativement au calcul
réseau, le RTC affirme présenter des modeles plus expressifs. Une bonne comparaison entre NC
et RTC se trouve dans [26].

Cette comparaison releve les différences entre les deux approches. L’espace des fonctions
manipulées parait plus large avec le RTC (définition des fonctions sur R, au lieu de R, ). Le
RTC manipule des fonctions a deux variables, contrairement au NC qui utilise les fonctions a
une variable ; cependant, de 'utilisation qui en est faite de ces fonctions a deux variables, on
constate une équivalence entre les deux notations. La différence notoire entre le RTC et le NC
est que le RTC utilise deux fonctions, une minimale et une maximale, pour chacun des concepts
de courbe d’arrivée et courbe de service. En calcul réseau, la notion de service maximal et de
trafic minimal ont aussi été définis, mais elles ne sont pas systématiquement étudiées. Cela
est stirement du a des domaines d’application différents. Par exemple, dans ce mémoire, nous
traitons des systemes embarqués. Il peut alors arriver qu’une fonction soit inactive, ou en panne
et n’émette rien. Elle n’a alors pas de débit minimal. Une autre différence treés subtile entre le
NC et le RTC est la nature du service. Celle-ci peut étre simple, strict ou faiblement stricte en
NC. Le RTC ne défini que le service strict.

En somme, comme il est montré dans [26] a la lumiere de [132, 131], NC et RTC sont

formellement équivalents.
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6.2 Fondements mathématiques

6.2.1 L’algebre min-plus

L’algebre min-plus se défini souvent par analogie avec ’algebre classique dans laquelle la
structure algébrique (R, +, x) est remplacée par (R U +o00, A, +). L’opération d’addition est
remplacée par le minimum, noté A tandis que 'opération de multiplication est remplacée par
I’addition classique.

L’algebre min-plus vérifie les propriétés suivantes :

— (Cloture de A) Ya,b € RU+o00,a Ab € RU+00.

— (Associativité de A) Ya,b,c € RU+o00,(a Ab)Ac=aA (bAc).

— (Existence de 1’élément neutre pour A) Il existe e = 400 € R U +oo tel que Va €

RU+4o00,aNe =a.

— (Idempotence A) Va € RU +00,a A a = a.

— (Commutativité de A) Va,b € RU+o00,a Ab=bAa.

— ( Cloture de +) Va,b € RU+o00,a+b € RU+o0.

— (Associativité de +) Ya,b,c € RU 400, (a+b) +c=a+ (b+c).

— (L’élément neutre de A est absorbant pour +) Va € RU +00,a + e =¢ = ¢+ a.

6.2.2 Les principaux opérateurs

Nous présentons ici quelques opérateurs du calcul réseau utilisés dans la suite. Au-dela des
opérations habituelles comme le minimum ou l’addition des fonctions, le calcul réseau utilise
d’autres opérations classiques qui sont une translation des opérations usuelles (+, x) dans le
dioide (min, +). Le calcul réseau travaille généralement sur des fonctions non-décroissantes. Les

fonctions suivantes sont utilisées dans cette these.

Ensemble F JF désigne I'ensemble des fonctions non décroissantes f : R — R U {400} tel que
f(t) =0 fort < 0.

Fonction [ |© : 2 — max(z,0).

Déviation verticale Elle se définie pour deux fonctions f et g par
v(f,9) = supgso { £ () — 9(t)}

Déviation horizontale Elle est définie pour deux fonctions f et g par
h(f:9) = supyso {inf {d = 0 | f(t) < g(t +d)}}

Min-plus convolution Elle se définie pour deux fonctions f et g par
(f ®g)(t) = infocs<e {f(t — 5) + g(5)}
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(5,1

t d t
(a) La fonction Peak Rate (b) La fonction Burst Delay

Figure I1.13 — Fonctions usuelles du NC.

Min-plus déconvolution Elle se définie pour deux fonctions f et g par
(f @ 9)(t) = sup, o {f(t +u) — g(u)}

Cloture positive non décroissante Elle se définie comme suit pour une fonction f :

f1(t)= [SUpogsgtf(S)]+

Pseudo inverse L’inverse, f~!, d’'une fonction f € F n’est pas toujours définie, cependant,

deux pseudo-inverses peuvent étre définies [109] :
fi () < inf{#]£(t) > u} "B sup {t| f(1) < u}
Faplw) & sup{t] £ (1) < u} "B inf {t] f(t) > u}
6.2.3 Les principales fonctions

Nous présentons ici un ensemble de fonctions qui permettent de décrire des courbes d’arrivée
et des courbes de service. On peut aussi retrouver ces fonctions sous forme de combinaisons de

plusieurs d’entre elles a l'aide des opérateurs du calcul réseau.

La fonction Peak Rate A\p Elle est définie par :

Rtsit>0
Ap(t) =
R() { 0 sinon

Elle est utilisée pour représenter le service offert par un serveur émettant a une vitesse constante
R (figure I1.13a).

56



I1.6 Le calcul réseau

f'\/T7

b

(a) La fonction Rate-Latency (b) La fonction Affine

Figure I1.14 — Fonctions usuelles du NC.

La fonction Burst Delay 6r Elle est définie par :

Or(t) =

0 sinon

{+oosz’t>R

Elle est utilisée pour représenter le service offert par un serveur fournissant un délai borné

(figure I1.13Db).

La fonction Rate-Latency (g

R(t—-T) sit>T

0 sitnon

Brr(t)=R[t —T]" = {

La fonction Rate-Latency convient pour décrire le comportement d’un serveur émettant a
une vitesse constante R et pouvant observer une période d’inactivité d’'une durée maximale de
T (figure I1.14a).

La fonction Affine ~,,

rt+bsit>0
'V/r,b(t) = .
0 sinon

Cette fonction convient pour décrire le comportement d’'un serveur émettant a une vitesse
constante r et pouvant, de fagon sporadique émettre une grande quantité de données (burst b)

comme le montre la figure I1.14b.

La fonction Staircase vy Elle se définie par la relation suivante.
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vt
r———————e
1 p——e )
T —T1 Hr
t T t
(a) La fonction Staircase (b) La fonction Step

Figure I1.15 — Fonctions usuelles du NC

v (l) = { [t%ﬂ sit>0

0 sinon

La fonction Staircase convient pour un serveur émettant des paquets de message en fixant
le temps minimum d’émission entre deux paquets consécutifs (7'), avec une gigue 7 comme le

montre la figure I1.15a.

La fonction Step pr
lsit>T

pr(t) = lpsry = { .
0 sinon

La fonction Step permet de décrie le comportement d’un serveur émettant un unique message
(figure I1.15Db).

6.2.4 Quelques exemples

La convolution de deux fonctions Rate-Latency donne le résultat suivant.

ﬁRl,Tl ® /8R2,T2 - /Bmin(Rl,Rg),Tl—l—Tg

La déconvolution d'une fonction affine par une fonction Rate-Latency donne la fonction suivante
(figure I1.16).
b+R(t+T)" sit<—T

rb © t) =
Yr,b 5R,T() { b+r(t—|—T) sinon

La convolution d’une fonction affine par une fonction Rate-Latency donne la fonction sui-
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A (Yr,b ) BR,T )(t)

L

t

Figure I1.16 — Fonction v, @ Sr,r pour (0 <7 < R)

A ep ® BrD®

> 1

Figure I1.17 — La fonction 7,5, @ Bgr (0 <r < R)
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vante (figure I11.17).

0s:0<t<T

7r,b®BR,T(t):{ b+rt—TNYA{R(t-T)} sit>T

6.3 Modélisation d’un réseau de communication

Un modele de calcul réseau pour un réseau de communication se compose des trois compo-

sants suivants :

1. Une partition du réseau en sous-systemes (souvent appelés nceuds) qui peuvent avoir
différentes échelles (du matériel élémentaire comme un processeur a un sous-réseaux de

grande taille).

2. Une description des flux de données, ou chaque flux suit un trajet a travers une séquence
spécifiée de sous-systemes et ou chaque flux est mis en forme par une courbe d’arrivée

juste avant d’entrer dans le réseau.

3. Une description du comportement de chaque sous-systeme, Précisément, il s’agit des
courbes de services permettant de décrire les performances de chaque sous-systeme,
ainsi que des politiques de service en cas de multiplexage (plusieurs flux entrant dans

un méme sous-systéme et par conséquent partageant son service).

Les flux qui circulent dans le réseau sont modélisés en calcul réseau par des fonctions cu-
mulatives. R € F : R(t) comptabilise la quantité totale de données produite par le flux jusqu’a
la date t. Les serveurs ne sont que des relations entre flux entrant et flux sortant (S € F x F).
Alors (R,R') € S, notée R R 5, R', signifie quun serveur S recoit un flux d’entrée, R(t),
et fournit en sortie des données apres un délai variable. Nous avons relation R < R, ce qui
signifie que les données sortent du serveur apres y étre entrées. Le systéme S pourrait étre,
par exemple, un seul tampon acheminant les données a une fréquence constante, un nceud de
communication complexe, ou méme d’'un réseau complet. La Figure I1.20 montre, a gauche, un

serveur doté d’une seule file d’attente, et a droite, une agrégation de deux flux.

Pour fournir des garanties aux flux de données, des contrats de trafic sur les flux et les
services du réseau sont nécessaires. A cet effet, le calcul réseau fournit les concepts de courbe

d’arrivée et de courbe de service.
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/

R d(t)
b(t) R’

v(R,R’)

h(R,R’)

t

Figure I1.18 — Flux d’entrée et de sortie d’un serveur, et indicateur de performance : backlog et délai

6.4 Indicateurs de performances d’un réseau : Backlog et délai

Les principaux indicateurs de performance mesurés par le calcul réseau sont le backlog (taille
de la file d’attente) et le délai (subi relatif a la traversée d'un nceud) (Figure I1.18).

Définition 2 (Délai virtuel). Pour un systéme dont R est l’entrée et R’ la sortie, le délai virtuel

a linstant t est

d(t) =inf{d >0 | f(t) < g(t +d)} (1L.9)

Cette définition du délai signifie que d(t) est le temps qu’il faudra attendre pour que le la

quantité de flux donnée en sortie rejoigne la quantité en entrée.

Définition 3 (Backlog). Pour un systéme dont R est l’entrée et R la sortie, le backlog d

[instant t est

b(t) = R(t) — R'(t) (IL.10)

Remarquons que b(t) < v(R, R'). Le backlog est la quantité de données se trouvant dans
le systeme; si le systeme est un simple buffer, alors le backlog se réduit a la taille de sa file
d’attente. Par contre, si le systeme est plus complexe, le backlog est le nombre de bits en transit
dans le systeme. On suppose alors ici que I'entrée et la sortie du systeme peuvent étre observées

simultanément [23].

Définition 4 (Période de backlog). Une période de backlog est une période durant laquelle le
backlog n'est pas nul (R'(t) < R(t)).
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Définition 5 (Début de période de backlog). Soit t, un moment d’une période de backlog, cette

période de backlog a débuté a un instant
StBI(t) =sup{u <t | R'(u) = R(u)} (IT.11)

Dans la suite, nous nous limitons aux fonctions continues a gauche pour nous assurer que :

R'(StBI(t)) = R(StBI(t)) (I1.12)

Afin de fournie une garantie aux flux de données, il est nécessaire de connaitre certaines
informations sur les contrats auxquels sont soumis les les flux et les politiques de service fourni
pas le réseau. Pour ce besoin, le calcul réseau propose les concepts de courbe d’arrivée et de

courbe de service

6.5 Courbe d’arrivée

6.5.1 Définition

Définition 6 (Courbe d’arrivée). Un flur R € F est contraint par o € F si et seulement si

pour tout s <t :
R(t) — R(s) < a(t —s) (I1.13)

On dit aussi que R possede a comme courbe d’arrivée, ou que R est a-contraint. Cette condition
est I’équivalent de R < R ® «.

Pour un flux R, il existe une infinité de courbes d’arrivée possibles. Il existe des criteres de
choix de « bonnes » courbes d’arrivée.
6.5.2 Sous-additivité et courbe d’arrivée

Il existe une relation particuliere entre les courbes d’arrivée et les fonctions sous-additives

de l'algebre min-plus.

Définition 7 (Fonction sous-additive). Soit f € F wune fonction, f est sous-additive si et

seulement st pour tout s,t > 0,

ft+s) < f{t) + f(s)

Remarquons que cette définition revient a imposer f < f® f, ou tout simplement f = f® f

si f(0) =0. A titre d’exemple, les fonctions concaves passant par origine sont des fonctions
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bits
{ :S a(t)
R(t) time
S fime .E

>

Figure II.19 — La fonction R(t) est contrainte par la courbe d’arrivée a(t) : Source [23]

sous-additives. Ainsi, les fonctions affine, peak rate, stairecase sont des fonctions sous-additives.

Les fonctions sous-additives ne sont pas nécessairement des fonctions concaves.

Définition 8 (Bonne fonction d’arrivée). Etant donnée «, une fonction dans F, « est une
bonne fonction si une des propriétés équivalentes suivantes est vérifiée
— « est sous-additive et a(0) =0

=a® o

a
—a=aQ«
a =a (cloture sous-additive de o)

Définition 9 (La cléture sous-additive). Soit f, une fonction de F, notons f™, la fonction
obtenue en répétant (n — 1) convolutions de f par elle méme. Par convention, f(©) = &y, de
sorte que fO) = f, f@ = f® f, ete. La cloture sous-additive de f, notée f, est définie par

F=0nfANFRHNFRF@F) A =inf {f™}

n>0
Un résultat important concernant les courbes d’arrivée se trouve dans le théoreme suivant

Théoréeme 1. Si « est une courbe d’arrivée pour un flur R, alors sa cloture sous-additive o = @

l'est aussi.

6.6 Courbes de service

Le comportement d’un serveur est modélisé par le concept de courbe de service. La courbe

de service modélise la garantie de service offert a un flux.
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’

R— =] S ——=R S
R, — = —R,,

Figure I1.20 — Agrégation.

La littérature propose différentes définitions de courbe de service en fonction de la qualité
du service offert. [26] propose une étude comparative.
6.6.1 Définitions des différentes notions de courbe de service

Considérons un systeme R LNy , c.-a-d. un serveur S qui recoit en entrée le flux R et délivre
en sortie le flux R (Figure 11.20).

Définition 10 (Courbe de service simple). Alors S offre au flur R un service simple de courbe
[ si et seulement si.
R'>R®p (I1.14)

Définition 11 (Courbe de service strict). On dit que S offre un service strict de courbe 3 au

flur R si et seulement si, durant une période de backlog [t,s[, on a :
R'(s) — R'(t) > B(s — 1) (I1.15)

Définition 12 (Courbe de service faiblement strict). On dit qu’un systéme S offre un service

faiblement strict de courbe 8 au flur R si et seulement si, Vt > 0,
R'(t) — R'(StBI(t)) > B(t — StBI(t)) (I1.16)

Notons que si ¢ n’est pas un moment d’une période de backlog alors StBI(t) = t. Il existe une
hiérarchie entre ces différentes notions de service. En effet, un serveur offrant un service strict
offre aussi un service faiblement strict et un serveur qui offre un service faiblement strict offre
aussi un service simple. L’intérét de ces différents types de services réside dans la décomposition

du service résiduel.

6.7 Les résultats fondamentaux du calcul réseau : Backlog et borne

sur le délai

Le résultat suivant constitue le résultat principal du calcul réseau :
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Théoreme 2. Considérons un flux, contraint par une courbe d’arrivée «, traversant un systéme
qui offre un service 3, alors le backlog b(t) pour tout t satisfait : b(t) < v(a, ) ;
le délai virtuel d(t) pour tout t satisfait : d(t) < h(«, ).

6.8 Courbe de service résiduel

En général, les serveurs ne sont pas utilisés pour transférer un flux unique de données,
mais un ensemble de flux. La définition du serveur doit étre généralisée a celle de serveur a
entrées/sorties multiples : S € F" x F*, (Ry,..., R,) EN (R},...,R)). La capacité du serveur
est alors partagée entre plusieurs flux.

La modélisation de I'agrégation et du service résiduel est une question importante en calcul
réseau. Agrégation signifie que le service est partagé par différents flux : par exemple, si un
serveur S offre un service simple  a deux flux Ry et Ry, cela signifie qu’il offre ce service au
flux R = Ry + Ry (i.e. R} + R, > (R; + Ry) ® ) mais la répartition du service entre les
flux dépend de la priorité des flux et de la politique de service du serveur (comme politique
généralement rencontrée, il y a la politique FIFO [88], la politique & base de priorité statique
(61, 26], la politique P-GPS/WFQ/DRR [106]) 1l est important de bien modéliser 'agrégation
en calcul réseau. L’agrégation signifie que le service est partagé par différents flux : par exemple,
si un serveur S offre un service simple de courbe 8 a deux flux Ry et Ry ((Ry, Ro) = (R}, R}),
Figure 11.20). Lorsqu’on traite de la décomposition d’un service en services résiduels, le type
de service est tres important : certains résultats supposent un service agrégé strict, d’autres un
service agrégé simple. De méme, le service résiduel peut aussi étre simple ou strict. Avec plus
de deux flux agrégés, la nature du service résiduel est cruciale dans la mesure ou on peut avoir
un service résiduel qui a son tour est partagé par d’autres flux.

Les résultats, qui sont présentés dans la suite, dépendent de la politique de service (blind,

FIFO, Priorité statique) et de la nature méme du service partagé (simple ou strict).

6.8.1 Politique Blind

Théoréme 3 (Politique Blind). Considérons un neud servant deuz fluz, Ry et Ry. On suppose
qu’aucune information n’est disponible sur la politique de gestion de priorité entre les deux flux.
Supposons que le neud garantisse a l'ensemble des deux flur agrégés un service strict de courbe

. Supposons aussi que le flux Ry est ag-contraint. Alors la courbe 1 définie par

Pi(t) = [6(2) — e2(t)] 1 [26] (IL.17)
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est une courbe de service pour le flux R;.

6.8.2 Politique FIFO

Théoréme 4 (Politique FIFO). Considérons un neud servant deux flur, Ry et Ry selon la
politique de priorité FIFO. Supposons que le neud garantisse a l’ensemble des deux flux agrégés
un service simple de courbe 3. Supposons aussi que le fluz Ry est aa-contraint. Etant donné la

définition de la famille de fonctions 3§ définie par
Ba(t) = [B(t) — aa(t — )] Limg (I1.18)

Bg est une courbe de service pour le flur Ry, [25].

6.8.3 Politique a priorité statique

Des résultats pour cette politiques existent pour un service simple et pour un service strict.

Service résiduel simple Il est montré dans les résultats de [23, Cor. 6.2.1] le résultat suivant.

Théoreme 5. Si un serveur offre un service strict de courbe 5 da deux flur Ry et Ry, et si Ry
est contraint par une courbe d’arrivé oy, alors le flux le moins prioritaire Ry recoit un service
résiduel simple de courbe [ — oq]".

Ce résultat comporte deux limitations : le service résiduel obtenu n’est pas strict (un service
résiduel strict peut étre décomposé a son tour) et est limité aux fonctions non décroissantes

(cette restriction a pour conséquence 'exclusion de certains cas réels en pratique).

Service résiduel strict Les deux problemes soulignés plus haut ont été étudiés indépendam-

ment par [26, 61] avec le méme résultat *.

Théoréme 6. Considérons que n flux Ry, ..., R,, contraints chacun par une courbe d’arrivée
«; et possédant chacun des paquets de taille maximale ", traversent un serveur qui leurs offre
un service strict de courbe 3. Alors chaque flur R; bénéficie d’un service simple de courbe [; et

un service stricte de courbe (], toutes les deux définies respectivement par :

1. A priori, on pourrait penser que ces deux résultats sont différents dans la mesure ou I'un utilise le calcul
réseau et 'autre le RTC (real-time calculus). Cependant, comme il est montré dans [26], la notion de courbe de
service minimal du RTC est équivalente a la notion de courbe de service strict du calcul réseau
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’ Flux i \ Période \ Taille de paquet (I;) ‘

Ry 3 1
Ry 9 3
R3 4 1

Tableau II.1 — Parametre de exemple 11.6.9

Bi= (B~ ;;11 Qj — MaX;<j<n l;nax) T (I1.19)
Bi= (06— 22;11 Q; — MaX;<j<p ljmax) 0 (I1.20)

Il est intéressant de noter que la seule différence entre les deux est que dans le cas du service
résiduel strict, le flux R; est en compétition avec sa propre taille de paquet (le terme —["*)
ce qui n’est pas le cas avec le service simple.

Il est montré dans [26] que ce terme que nous avons nommé "self competitive term" ne peut
pas étre ignoré dans le cas de service résiduel strict 2.

Les résultats ne sont pas exactement présentés comme ici : [26, Cor. 2] présente ses résultats
sans utiliser la fermeture supérieure non décroissante, ce qui peut étre ajouté dans le cas du
service strict en tenant compte du résultat de [26, Prop. 2].

L’équation (I1.19), c.-a-d. sans le "self competitive term", est présentée dans [61]. Mais il ne
précise pas si ce service est simple ou strict. Le RTC utilise implicitement le service strict. Avec

cette considération, soit le résultat de [61] est faux soit il y a juste une erreur dans la formule.

6.9 Exemple d’application

Description Pour illustrer, considérons un serveur offrant un service strict de courbe 3(t) = ¢
a trois flux Ry, Ry et R3. chaque flux R; est «; contraint, et possede des paquets de taille fixe

[;, comme on peut le voir avec le Tableau III.2.

2. Cette notion de "compétition contre soi-méme" est contre-intuitive. Sinon, comment comprendre que plus
un flux a des paquets de grande taille moins il aura du service avec la non préemption ? Par exemple, avec deux
niveaux de priorité, f2 = (8 —aq) 1T et 85 = (8 — ay — 15***) 1. Considérons une période de backlog du flux le
moins prioritaire Ry. Avant d’étre servi, le flux Ry attend la fin du service du flux le plus prioritaire Ry (le terme
a1). Cependant, & cause de la non préemption, le flux le plus prioritaire peut avoir été bloqué par un paquet
en cours de transmission du flux le moins prioritaire. Si cette situation s’est produite, elle n’a pu se réaliser que
dans une période de backlog précédente, et non dans la période de backlog considérée comme on peut le voir sur
la Figure I11.2 . Ce point constitue la différence fondamentale entre le service strict (qui considére une période
de backlog quelconque) et le service simple basé sur la convolution (ce qui revient & considérer une période de
backlog particuliére)
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bitg

t
Figure I1.21 — Comparaison entre [26, 61], de courbe 35 (eq. I1.20) et [42] de courbe 872 (eq. I11.21)

La Figure I1.21 présente le service résiduel du flux Ry avec les résultats de [26, 61], eq. 11.20
(B4 sur la figure).

6.9.1 Modélisation

De la description du tableau III.7 une modélisation respectant le formalisme du calcul
réseau s'impose. Pour chaque flux, il convient de déterminer la meilleure courbe d’arrivée qu’elle
respecte. Cas du premier flux : Ry Ce flux génere au plus un paquet de taille une unité toutes

les trois unités de temps.

Par conséquent sa courbe d’arrivée, a; est décrite par I'expression suivante.

o=}

Cas du deuxieme flux : Ry Ce flux génere au plus un paquet de taille trois unité toutes les neufs
unités de temps. Par conséquent sa courbe d’arrivée, as est décrite par I’expression suivante.

ot =3[}

Cas du flux le moins prioritaire : R3 Ce flux géneére au plus un paquet de taille une unité toutes
les quatre unités de temps. Par conséquent sa courbe d’arrivée, as est décrite par 'expression

suivante.
t

os(t) = |3
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Délai virtuel (ms) | R
h(a2a /Bé) 6
h(OZ2, 5”2) 5

Tableau I1.2 — Délai avec 85 [26, 61] et 575 [42].

6.9.2 Service résiduel

Intéressons-nous au flux R,. D’apres 1’équations eq. 11.19, ce flux bénéficie d'un service

simple () dont I'expression est la suivante (Figure I11.21).

+

0= [-[3]

6.9.3 Les bornes

Avec ces résultats, on peut calculer une borne le délai sur le flux Ry de 6 ms : d(t) <
h(ae, B8)) = 6, comme le montre le Tableau I1.2. Sur la courbe 5} on peut constater que le
service résiduel croit d’une unité puis, de deux unités ensuite avec une interruption entre ces
deux périodes de croissance. Ce constat est génant dans la mesure ot non seulement Ry devrait
bénéficier de toute la puissance du serveur au moment de son service, mais en plus, a cause
de la non préemption, ne peut étre interrompu pendant la transmission d’un paquet. Puisque
Ry n’a que des paquets de taille 3 unités, on se serait attendu a ce que toute croissance de la

fonction de la courbe résiduelle soit un multiple de 3 unités.
Cet aspect a été pris en compte dans [42]. Mais le résultat a quelques limites :

— il ne donne pas une expression analytique, mais uniquement un algorithme pour trans-
former une courbe calculée avec eq. 11.19,
— il ne donne pas de preuve,

— le service résiduel calculé est simple.

Nous pouvons illustrer ce résultat sur les données de tu tableau II1.2. Avec ce résultat, le

flux Ry bénéficie d’'un service simple 3”5 dont I'expression est la suivante (Figure 11.21).

o= (2] x5+2)

Cette courbe de service nous conduit & une amélioration de la borne sur le délai qui passe de
6ms a 5 ms : d(t) < h(ag, f72) = 5.

T m « 3 (I1.21)
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6.10 Les défis du Calcul réseau

6.10.1 Pessimisme de ’approche

Plusieurs approches de I’analyse de performance des réseaux embarqués, comme 'approche
par trajectoires ou le modele Checking, se sont comparées au calcul réseaux. Chaque fois,
les reproches qui sont formulées concernent le pessimisme du calcul réseau. Il convient aussi
de souligner que les résultats du calcul réseau qui sont utilisées dans les comparaisons sont
généralement ceux des travaux fondateurs des années 1990-2000 [50, 41, 23], et qu’ils prennent
souvent un modele fluide pour le calcul réseau. Lorsque 1'on prend en compte les paquets en
calcul réseau, les différences se réduisent voir s’annulent [32, 34, 33].

Néanmoins, il a été montré que le probleme général du calcul de bornes est NP-difficile [27,
29]. Lorsque I'on se situe dans le cas général, il faudra de toute fagon utiliser des approximations

pour traiter des cas de grande taille.

6.10.2 Calculs effectifs

Le calcul réseau utilise des opérations comme la convolution et la déconvolution qui sont dé-
finies par des expressions mais dont il n’existe pas d’algorithmes généraux. Des algorithmes de
calcul ont été proposés pour une classe particuliere de fonctions. Il s’agit de la classe UPP (ulti-
mement pseudo périodique) [31], mais 'implantation reste complexe (COINC [45], interpréteur

min-plus [32])

6.10.3 Calcul locaux

Des résultats intéressants ont été obtenus en local (étude d'un serveur partagé). Ceux-ci
sont exacts pour certaines politique de service (FIFO [30], Static prioriy [28]).

Il reste des améliorations a faire comme la priorité statique non préemptive dont il est
question dans cette these. Il y a aussi d’autres politiques a traiter comme GPS et DRR qui
sont abordées dans ce travail, mais aussi d’autres types de réseaux utilisés dans les systemes

embarqués, comme FlexRay [43], ou ARINC 825 [7], qui ne sont pas traités dans cette these.

6.10.4 Calculs globaux

L’analyse des bornes du temps de traversée d'un réseau a l'aide du calcul réseau se fait en

général selon les deux principes suivants :
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— approche globale (PBOO : Pay Burst Only Once). Le réseau est considéré comme un
tout et les calculs sont effectués sur ’ensemble du réseau en respectant le principe du
« pay burst only once » qui veux qu’'un flux ne subisse I'influence du burst rien qu'une
seule fois au plus dans un réseau.

— approche locale (service résiduel). Le réseau est subdivisé en plusieurs noeuds dont chacun
fait 'objet d’une étude locale. Les résultats locaux sont propagés de proche en proche
sur le réseau en utilisant des opérateurs dédiés a cet effet comme la convolution et la
déconvolution.

Dans la pratique, on assiste trés souvent a un mixage des deux approches a cause des politiques
d’ordonnancement.

Des résultats d’exactitude locaux sont disponibles. Par contre, il n’existe pas de résultat

d’exactitude globaux. A cet effet, il est méme montré dans [116] qu’on peut obtenir des bornes

aussi éloignées qu’on veut. Des travaux d’ analyse globale sont en cours ([30], [85])
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Chapitre 111

Contributions

Cette partie présente nos principales contributions. Nous commencons dans un premier
temps par exposer nos résultats obtenus sur les priorités statiques non préemptives (Non-
Preemprive Static Priority — NP-SP), notamment sur ’amélioration de la précision des calculs
locaux avec cette politique. Ensuite nous faisons une généralisation de la politique GPS et
proposons une expression d’un service résiduel strict pour la politique DRR. Nous montrons

aussi comment l'intégration des politiques NP-SP et DRR est possible.

1 - Priorité statique non préemptive

Cette partie est consacrée a ’étude de la politique a priorité statique. L’objectif de cette
étude est 'amélioration des résultats présentés au paragraphe I1.6.8.3 Nous allons détailler
notre modélisation, nos résultats et illustrer par un exemple. Nous terminons cette partie par

une évaluation du pessimisme de notre approche.

bits

u v

Figure III.1 — Modélisation de la priorité statique
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1.1 Nouveau service résiduel

1.1.1 Modélisation de ’ordonnancement a priorité statique non préemptive

Nous considérons un serveur partagé par un ensemble de flux Ry, ..., R,. Notons R; le flux
sortant associé a chaque flux entrant R;, R = >; R; et R’ = >; R.. Nous présentons ici une
modélisation de I'ordonnancement a priorité fixe non préemptive.

Notre démarche s’inscrit dans le cadre de démarche de preuves mathématiques et par consé-
quent présente des propriétés inhérentes a ce contexte. Les preuves sur un systéme ne sont jamais
faites sur le composant réel, mais sur un modele mathématique de ce composant. La validité
d’une preuve dépend donc non seulement de I'exactitude de son exactitude mathématique mais
également des choix de modélisation faits. Dans ce manuscrit, nous essayons de dissocier les
deux.

Les paragraphes “Exclusion mutuelle” et “Agrégation et service résiduel” présentent notre
modélisation. Le paragraphe “Propriétés formelles relatives a l'ordonnancement” donne les

équations mathématiques dérivées de ce modele et utilisées dans les différentes preuves.

Exclusion mutuelle En absence de backlog (c.-a-d. R'(t) = R(t)), le serveur a les capacités
suffisantes pour servir tous les flux simultanément et la politique de service importe tres peu.
Pendant les périodes de backlog, nous considérons que les flux se partagent les services du
serveur en exclusion mutuelle. Tout se passe comme s’il y avait un ordonnanceur chargé d’allouer
le serveur aux flux.

Nous supposons qu'il existe, dans chaque période de backlog, [StBI(t),t[, une séquence
ordonnée d’instants sc¢; telle que a chacun de ces instants, le serveur est alloué a un flux. De
plus, il existe une fonction définie dans N ou dans I’ensemble des intervalles de R™ et & valeurs
dans N. Lorsqu’elle est définie de N dans N, c’est une fonction Sched : s¢; — [1,n], qui & tout
instant fait correspondre le numéro du flux qui est servi par le serveur a ce moment. Précisément,
Sched(x;) = j signifie que le serveur est alloué au flux j sur un intervalle [z;, x;;1[. Par extension
sur les intervalles pour une période de backlog, [t,s[, Sched([t,s[) = j signifie que le serveur
est alloué au flux ¢ sur 'intervalle de temps [t, s[. Remarquons qu’il n’y a aucune condition
stipulant que Sched(x;) # Sched(x;11). Nous appellerons periode de service P pour un flux
R, une période de temps pendant lequel ce flux est servi par le serveur c.-a~-d. Sched(P) = i.
Une période de service commence a un moment précis que nous appellerons date de début de
service. Nous définissons StSc(t) la date de début de service pour un instant ¢ quelconque. Si

t est dans une période de service 7, c.-a-d. Sched(t) = i alors StSc(t) désigne la date de début
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pP P PPP§

N\

B A A B
Service P 1 P 1 P 2 P 2
A-backlog E r
B-backlog F [ E [

{ x x x x x x \
0 I 2 3 4 5 6 7

Figure II1.2 — Exemple d’ordonnancement

de cette période de service, sinon StSc(t) n’est pas définie.

StSe(t) <t (IIL.1)

Signalons que le fait d’étre dans une période de service n’implique pas forcément la présence
de données en sortie. Considérerons par exemple deux flux Ry et Ry, qui se partagent les ser-
vices d'un serveur fournissant un service de courbe Sz . Supposons que Ry soit plus prioritaire
par rapport a Ry. Supposons aussi que Ry soit le premier flux a envoyer des données et que
son premier paquet arrive au serveur a la date t. Entre 'instant ¢ et 'instant ¢t + 7', la sortie du
serveur peut étre nulle, (R} (t + D) = Ry (t)). Cependant, [t,t + T est une période de service
pour Ry.

Nous allons considérer qu’une période de service est un intervalle ouvert a droite et fermé a
gauche [t, s[. Pendant la période de service d'un flux, il ne peut exister de données sortant du
serveur qui appartienne a un autre flux.

Pour illustrer ces notions, considérerons deux flux A et B, A étant plus prioritaire que B,
A envoie les paquets P, Pj', et B envoie les paquets P2, PP (cf. Figure I11.2). Les moments
de service sont représentés sur la figure. L’'intervalle [1, 5] est une période de backlog du flux
A, de méme que tout intervalle inclus dans [1,5[ comme [2,4] ou ]2,5[. Pour le flux B, [0,2]
et [2,7[ sont ses périodes de backlog, [0, 7] est une période de backlog du flux agrégé A + B.
On peut aussi noter les dates de début de service : StSca(l) = StSca(3) = StSca(3.2) = 1,
StScp(l) = 0, StScp(6) = 5. Notons par exemple que StScg(3) n'est pas définit, puisqu’a
I'instant 3, c’est le flux A qui est servi.

Cet exemple permet aussi d’illustrer la notion de « self competing term » qui exprime le
fait qu'un flux soit en compétition avec lui méme. Cette notion est présente dans eq. 11.20 :

la période de backlog [3,7[, de B doit attendre le service parce qu’il doit attendre la fin de
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transmission du flux A qui lui méme a son tour attend la fin de transmission du paquet en

cours, PP, du flux B pour des raisons de non préemption.

Agrégation et service résiduel Le comportement lié a la priorité stricte non préemptive
n’est pas facile a modéliser. Considérerons a nouveau la figure II1.1. Le flux le plus prioritaire
R, est dans une période de backlog entre les instants 0 et u, et émet des données a la cadence
du serveur jusqu’a I'instant v avant d’arréter. Quelle peut-étre la décision de 'ordonnanceur a
I'instant v ? Il n’y a plus de backlog du flux R; et donc, 'ordonnanceur pourrait attribuer le
serveur au flux moins prioritaire Ry. Cependant, R; continue toujours d’envoyer des données.
Puisque nous nous intéressons au flux le moins prioritaire et que nous faisons une analyse pire
cas, nous allons retenir I’hypothese selon laquelle au moment u, le serveur est & mesure de se
rendre compte que R; envoie toujours les données et donc continue de le servir jusqu’a I'instant
v. Nous modélisons la priorité statique de fagon suivante : soit ¢ le début d’une période de
backlog. S’il y a du flux entrant du flux le plus prioritaire, alors le serveur lui est alloué jusqu’a
ce qu’il cesse d’émettre ou alors que son émission ne soit pas suffisamment conséquente pour
occuper pleinement le serveur. Dans le cas contraire, le serveur est alloué a un autre flux moins
prioritaire, jusqu’a la fin de transmission d’un de ses paquets (c.-a-d. jusqu’a l'instant s tel que
Ry(s) — Ry(t) = I). A la fin d'une période de service, 'ordonnanceur alloue de nouveau le

serveur comme s’il s’agissait d’'un début d'une période de backlog.

Propriétés formelles relatives a ’ordonnancement Notre modélisation de la priorité
fixe implique certaines propriétés qui seront utilisées dans les preuves. Considérons donc un
serveur S, offrant un service strict § et partagé par un ensemble de flux Ry,..., R,, suivant
une politique de priorité statique non préemptive telle que modélisée aux paragraphes I11.1.1.1
et I11.1.1.1. Par définition d’une période de backlog, [t, s[ du flux agrégé R =3, R;, on a :

R(s) = R(t) > Bs — 1) (I11.2)

Soit [t, s| une période de backlog du flux ¢ alors, le début de service intervient toujours apres le
début de backlog (eq. I11.3). La modélisation de 'ordonnancement dans un contexte d’exclusion
mutuelle implique que lorsqu'un flux n’est pas servi, il ne bénéficie d’aucune donnée en sortie.
(eq. II1.4). De plus, si le serveur S offre un service strict de courbe 3, alors un flux en période

de service entre les instants t et s bénéficie d'une sortie de données de quantité au moins égale
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a B(s —t) (eq. I11.5)

Vu € [t,s[: StSc;(u) > StBl;(u) (I11.3)
Sched([t,s[) =i == Vj #i,Yu,v € [t,s[: Rj(u) = R;(v) (I1.4)
Sched([t, s[) = i, strict service § => R;(s) — R.(t) > B(s — 1) (ITL.5)

Par définition du début de service et de la période de backlog :

R'(StSc(t)) = R'(StBI(t)) (I11.6)
et done, R;(StSc;(t)) = R;(StBI;(t)) (II1.7)

Cette relation permet juste de préciser que entre le moment ou un flux commence a accumuler

du backlog et celui ou celui-ci commence a étre servi, il ne bénéficie d’aucun service.

1.1.2 Théoréme : service strict

Théoréme 7 (NP-SP service résiduel). Considérons un serveur offrant a trois flux, Ry, Ry et
Rs3, un service strict dont la courbe est représentée par une fonction § € F. Supposons que le
flur Ry (resp. Rs3) émette ses données sous forme de paquets de taille fize ly (resp. de taille
maximale l3). Si le flur Ry (resp. Rs) est contraint par une courbe d’arrivée oy (resp. o)
et Ry posséde une priorité non préemptive sur Ry et Ry a son tour possede une priorité non
préemptive sur le flur Rs, alors le serveur garanti au flur Ry un service strict de courbe (57
défini dans [ ?équation eq (111.8).

1 X Iy
r(t) — i | 20+ (0= D X 2= 5() )
Bt)+ (i —1) x 1y

—B(X7i +2) + B(A + 1)

Avec i = max{j : x; < t} et les définitions :

1 =(8 —a) i (0) Vi = Bap(li) pouri € {1,2}
X =((8 — 1) Dinr(ls + (i = 1) x 1) X" =((8 = 1) @ 8y, )inr (i X 1)
Xi =max {x;, x"i} A = ()i (2 X Io) — 1y

Nous donnons ici une définition intuitive des termes utilisés : 1);, est une borne supérieure
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’ Notations liées au comportement réel des flux

R; fonction cumulée croissante du flux d’entrée ¢
R fonction cumulée croissante du flux de sortie ¢
T; 1"“m¢ début de service d’un paquet

du flux R; dans un intervalle [t, s

w; durée de la "™ période de service

dans un intervalle [¢, s]

StBl; | date de début période de backlog du flux R;
StSc; | date de début de service du flux R;

’ Notations liées au modele

6] service fourni par le serveur

Q; courbe d’arrivée exprimant la contrainte a respecter
par le flux R;

Xi borne supérieure de la durée de temps précédant
le début de la ™€ période de d'un paquet du flux R;

U, borne supérieure du temps nécessaire au serveur
pour servir un paquet de longueur /;

A borne supérieure de la période de temps pendant

lequel il n’y a pas de backlog entre I’émission de deux paquets
consécutifs, compte tenu de la courbe d’arrivé a respecter

Tableau ITI.1 — Notations utilisées dans la preuve

du temps nécessaire au serveur pour servir un paquet de taille [;, et y; est une borne supérieure

‘ieme

du temps d’attente du ¢ avant qu’il ne soit servi.

1.1.3 Preuve

Considérons une période de backlog [t, s, du flux Ry. Cet intervalle servira dans toute la

démonstration.

Quelques définitions supplémentaires Soit z; le i*™¢ début de service de paquet du flux

Ry apres Uinstant ¢, c.-a-d. z; = min {sc; | s¢; > t, Sched(sc;) = 2}. Cet %™ période de service

de paquet de Ry intervenant dans une période de backlog [t, s| est un intervalle [z;, z; + w;],
avec w; = inf {t | Ry(z; +t) — Ry(z;) > lo}. Ce qui signifie que

Ry(z;) — Ry(x1) = (1 — 1) X Iy (II1.9)

Ry(z; +w;) — Ry(z1) =@ x Iy (IT1.10)
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F’Blz(” IS5l qipw) | StSe) 1 StBI)

R Ry R, ‘ Ry ‘
_= - 0 -
< U3 <
(a) (b)

StBls(t StBIl(t) t | StSeq(t) | StSes(t
StBI, (1) \LSz‘,Blg(t) ¢ | StSe(t) fBbmH EBL(E) (] StSe(t) e (t)

R R, R R, Ry
<y < g
(c) (d)

Sthl(% StSe(t) lStBlg(t) StSeo(t)

R Ry Rs

< Uy q\ !
(e)
Figure II1.3 — Différents cas pour StSca(t)

Entre t et 21, Ry peut avoir recu du service. Cependant, puisque t est arbitraire, ¢t n’est pas
nécessairement un début de service. Donc,

0 < Ry(x) — Ry(t) < o (I1L.11)

Ce qui suit se déduit des équations (I11.9), (I11.10) et (III.11).

b(x:) — Ry(t) > (1 — 1) x Iy (I11.12)
b +w;) — Ry(t) > i x Iy (I11.13)

Preuve du théoréme Etant donnée une période de backlog [t,s], de Ry, plusieurs situations

peuvent se présenter.

t n’appartient pas a une période de backlog de R;. Dans ce cas, Ry est le flux de plus haute
priorité dans la file d’attente. Sa transmission peut cependant étre retardée par au plus

un paquet du flux moins prioritaire R3. On distingue alors deux sous-cas a l'instant
StBI(t) :
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a. un paquet du flux R3 est en train d’étre servi. Comme le montre la Figure II1.3a,
le flux R, peut attendre la fin de transmission d'un paquet du flux Rs; avant de

transmettre.

b. aucun paquet du flux R3 n’est en train d’étre servi. Dans ce cas, comme le montre

la Figure I11.3b, le flux Ry est directement servi. Il n’y a pas de temps d’attente.

t appartient a une période de backlog du flux R;. Dans ce cas, comme R; est plus prioritaire,

il est servi. Trois cas peuvent alors exister a l'instant StBI(t).

c. le flux R; est directement servi comme le montre la figure 111.3c. Le flux Ry doit alors
attendre la fin de transmission du flux R; (jusqu’a ce que sa file d’attente soit vide)

avant d’étre servi.

d. le flux R3 est en train d’étre servi. La figure 1I1.3d présente cette situation. Dans ce
cas, le flux R, attend la fin de transmission du paquet en cours du flux Rj, suivie de
la transmission complete du flux Ry, jusqu’a ce que ce dernier vide sa file d’attente.
Il est important de remarquer que durant la transmission du paquet en cours du flux
R3, le flux Ry continue d’accumuler des données dans sa file d’attente, entrainant

ainsi un backlog plus important.

e. un paquet du flux Ry préalablement placé en file d’attente est en train d’étre servi.
C’est une situation qui permet d’illustré ce que nous avons appelé « self competitive
term » . Comme on peut le voir sur la figure I11.3e, le flux R, attend que le flux Ry,
plus prioritaire vide sa file d’attente, pendant que le flux R; a son tour attend la fin

de transmission du paquet en cours du flux Ry

Les trois premiers cas décrits ci-dessus (figures I11.3a-111.3b-111.3¢) sont des cas particuliers
des deux cas plus généraux (figures I11.3d-I11.3e). Nous allons nous concentrer que sur ces deux
derniers cas.

Nous utiliserons 'expression « cas 3-1-2 » la situation dans laquelle le flux Ry attend la
fin de transmission du flux Ry qui a son tour est en train d’attendre la fin de transmission du
paquet en cours du flux Rj (figure I11.3d). De méme, nous utiliserons l'expression « cas 2-1-2
» la situation dans laquelle le flux Ry attend la fin de transmission du flux R; qui a son tour
est en train d’attendre la fin de transmission du paquet en cours du flux Ry (figure I11.3e).

Dans les cas 3-1-2 et 2-1-2, (le flux R; commence a accumuler du backlog dans sa file
d’attente a la date StBIl;(t) pendant que le flux R; (i € {2,3}) est en train d’étre servi.
StBl;(t) appartient a une période de service de R;. Cette période de service débute a l'instant
StSc;(StBIly(t)) (i € {2,3}). Pour la suite, notons t§ = StSc;(StBly(t)), et remarquons que
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t¢ < StBl,(t) (I11.14)

Avant de démontrer le théoreme, voici quelques résultats importants.

Lemme 1. cas 2-1-2
StSCl(t) — t; S wg

Démonstration. Un paquet du flux Ry est servi entre t5 et StSecy(t).

lo = Ry(StScy(t)) — Ry(t5) (Seul le flux Ry est servi)
> B(StSeq(t) —t5) (Par définition du service strict)
Puisque 3 est une fonction non décroissante, StSey(t) — t5 < B0 (la) = ts. O

Lemme 2. cas 3-1-2
StSCl(t) — tg S ng

Démonstration. Seul un paquet du flux R est servi entre t§ et StScy(t).

R'(t§ +u) — R'(t5) > f(u) (Par définition du service strict). D’ou,

inf{u|R'(t; + u) — R'(t§) > I3} < inf{u|f(u) > I3}

inf{u|R'(t; + u) — R'(t§) > I3} < v3 (Par définition de 13)

inf{u| R5(t5 + u) — R5(t5) > I3} < ¢35 (Seul le flux Rj est servi)

StSey(t) — 5 < ;. O

Les deux résultats suivants donnent une borne supérieure du temps qui s’écoule avant le

“ieme

début de service du ¢ paquet du flux Ry

Lemme 3. cas 2-1-2 : z; — t5 < x7; + 9s.

Démonstration. Comme pour le lemme 1, nous allons utiliser une borne sur I'expression R5(z;)—
R(t5) pour déduire une borne sur x; —t§. Du fait que la définition de x”; s’appuie sur la pseudo-
inverse de 8 — «a, qui n’est pas nécessairement non décroissant, une attention particuliere se
doit d’étre accordée pendant la manipulation des expressions a base de I'opérateur inf. C’est la
raison pour laquelle une variable u € [0, s — t§] est introduite dans la preuve.

Par définition de ce cas, le flux R3 n’est pas servi dans une période de backlog du flux Rs

Ry (t5 4 u) — Ry(t5) = 0 (I11.15)

Pour le flot Ry,
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Ry (t5 +u) — Ry(t3)
= R (15 +u) — R (StSci(t)) + Ry (StSei(t)) — Ry(t5)
= R} (t5 +u) — R} (StSc(t))

(puisque R} (StSc;(t)) = R} (t5), d’apres 'équation eq. 111.4)
= R (t5 +u) — R|(StBl(t))  (d’apres I'équation eq. I11.7)
< Ry(t5 +u) — R1(StBl(t)) (car R < R)
< Ry(t5 4+ u) — Ry(t5) (d’apres 'équation eq. I11.14)
< oq(u) . —a—d.

Ry (t5 + u) — Ry(t5) < aa(u) (IT1.16)

D’apres la définition du service strict,

R(tS+u) — R(tS) > Alu) (IIL.17)

Une combinaison des équations eq I11.17, eq. 1I1.16 et eq I11.15, donne

Ry(t5 4+ u) — Ry(t5) = B(u) — a(u)
= inf{u|Ry(t5 +u) — Ry(t5) > i X I} < inf{u|B(u) — a(u) > i x lo} = X7 + 1o

Puisque u — R, (t5+u) — R5(tS) est non decroissant : x; —t§ < x”; +12. D’apres le lemme 1
x; — StSei(t) < x7, Aot x; — t§ < x7; + o. (Puisque StSeq(t) — t§5 < 1by) O
Lemme 4. cas 3-1-2 : x; — t§ < X

Démonstration.
R'3(t§ +u) — Ré(tg) <3 (II1.18)

Pour le flux Ry,
R (t5 +u) — R (t5) < aq(u) (I11.19)

De part la définition d’une courbe de service strict,

Rt +u) — R(5) > Blu) (I11.20)

Ry(t5 +u) — Ry(t5) = [R'(t5 + u) — R'(t5)] — [R(t5 + u) — Ry (t5)] — [Ry(t5 + u) — Ry(t5)]
> B(u) — a(u) — I3 (D’apres les équations eq. I11.19 et eq. 111.20) ¢. — a — d.
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Ry(t5 + u) — Ry(t5) > B(u) — a(u) — I3 (IT1.21)

Donc,

inf{u|Ry(t5 +u) — Ry(t5) > (1 — 1) x lo} < inf{u|f(u) — a(u) — I3 > (i — 1) x I}
— 1, —t5< X}

= x; — StSci(t) < x; D’apres le lemme 2

Puisque le flux R3 est le moins prioritaire de tous et que ce flux ne peut tout au plus servir

qu'un seul paquet dans une période de backlog d’un autre flux, plus prioritaire que lui,
Ry(z;) — Ry(t5) = I3 (I11.22)
Par définition de x; et en prenant en compte le contexte du cas 3-1-2,
Ry(x;) — Ry(t5) = (1 — 1)y (I11.23)

Pour le flux Ry,

1(2:) = Ry (t5)
= R} (;) — R} (StSei(t)) + Ry(StSea(t)) — Ry (t5)
= R\ (z;) — R{(StSei(t)) (car R|(StScy(t)) — Ry(t5) = 0)
= R (z;) — Ry(StBI(t)) (car R{(StScy(t)) — Ry(StBI(t)) = 0)

R (z;) — Ry (t5) < Ry(x;) — R1(StBI(t)) (car R < R)
< Ry(x;) — Ry(StSeq(t) — 13) (cas 3-1-2 cf. figure I11.3-e)
< Ry(x;) — Ry(t5) (D’apres le lemme 2)

Donc,
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De part la définition d’une courbe de service strict,

(i) — RI(15)

W(@i) = Ry(t5) + Ro(wi) — Ro(t5) + Ry(wi) — R(t5)
<oz —t5) + (@ — 1)+ 13

(D’apres les équations eq. 111.24, eq. I111.23 et eq. 111.22)

Puisque x; = inf{¢|8(t) — a1 (t) > I3+ (i — 1) x Iy} on obtient donc, z; — t§ < x| O

Démonstration. (du théoreme 7)

Etant donné [t, s[, une période de backlog du flux R,. Posons i = max{j € N|z; < s}.

Sis>x;+w; : s n’est pas dans une période de service du flux R,

Ry(s) — R,(t) > i x Iy (par définition de z; et w;, & eq. 111.13)

If x; < s < x;+w; : s est dans une période de service du flux Ry

c-a-d. (Ry(s) = R (z;) et Ry(s) = Rj(z;) : eq. I11.4). Et donc,
Ry(s) = By (1) = Ry(w) — Bi(t)
Ry(s) — Ry(t) = Ry(w:) — Ry(t)

soit, Ry(s) — Ry(t) = f(s — 1) — (Ri(w:) — Ri(t) + Ry(w:) — Ry(t))

La suite nécessite d’avoir une borne sur les expressions R|(z;) — R} (t) et Rj(x;) — R4(t).
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— case 2-1-2 (Figure I11.3e) Ce cas est un peu particulier, car il y a deux périodes de

backlog distinctes pour Ry a considérer dans la preuve : Ry est servi une premiere fois,
jusqu’a l'instant StSe;(t), puis une seconde, qui commence a StBly(t), qui est la période
de backlog générale a laquelle apparient [¢,s[. C’est la premiere période qui retarde
le service du flux R;, et cette attente va augmenter son backlog, ce qui crée le “self
competing term”.

Définissons ty 'instant de démarrage du service du paquet de Ry qui bloque le flux R; :

R,(StSei (1)) — Rh(to) = 12 (I11.26)

Il est clair dans ce cas que : Rj(z;) — R4(t) = 0, ce qui donne R,(s) — Ry(t) > S(s—t) —
(Ry () — Ri(t))-
Dans ce cas, ou un paquet de Ry arrive (a StBl(t)) pendant le service d'un paquet de

Ry, (cf Figure I11.3e), définissons ¢, U'instant de démarrage du service du paquet de Ry
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qui bloque le flux R;. Puisque I'on a des paquets de taille fixe, on a III1.28. De plus, du
fait de ’exclusion mutuelle, aucun des flux R; ou R3 n’est pas servi pendant une période

de service du flux Ry, dou

R’l(StScl( ) — Ry (to) =0 (II1.29)
R5(StSei(t)) — Ry(to) =0 (I11.30)
Considérons R (x;) — R (1) :
R (z;) — Ry (t) < Ry(x;) — R1(StBly(t)) Il est trivial que StBly(t) <t

= (R,(z;) — R.(ty)) — (R,(StBly(t)) — R, (ty)) d’aprés II1.29 :R,(to) = R,(StSes (1)

Considérons tout d’abord R (x;) — R} (to) : seul Ry est servi pendant [StSca(to), to] (par
définition d'un début de service), et de méme du to, StBl;(t) (par définition de ty), d’ou
R\ (to) = Ry (StBIl(t)), d’ou R} (z;)— R} (to) = R} (x;)— R} (StBly(t)). Comme on a égalité
entre flux entrant et flux sortant en début de backlog, R} (StBli(t) = R1(StBly(t), et on
a toujours R} < Ry, d’ou

R (z:) — Ry(to) = Ry (i) — Ry(StBL(t))
< Ry(x;) — R1(StBli(t))
Ry(x;) — Ry (15) d’apres eq. 111.14

< oz —t5)

Considérons maintenant R} (StBly(t)) — R} (o). L'intervalle [ty, StBls(t)) est une période
de backlog : sur [tg, StScy(t)] seul Ry est servi (et un seul paquet est servi, de taille ly),
puis sur [StSc;(t), StBly(t)[, seul Ry est servi. On a donc

R'(StBly(t)) — R'(to) = ly + R} (StBly(t)) — R} (StSey) > B(StBly(t) —to) (I11.31)

Ce qui meéne a R} (StBly(t)) — R (ty) < B(StBla(t) —to) + Lo

Reste a borner StBly(t) — to. Soit ¢’ la date d’arrivée du paquet servit a partir de to.
On a t' < tq. Sur U'intervalle [t', StBly(t)], il y a au plus arrivée de deux paquets. Donc
StBly(t) — tg < StBly(t) —t' < (1) Ling(2 X l3), ce qui donne StBly(t) — tg < A+ 1)y
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Nous avons, Ry(s) — Ry(t) = B(s — ) — B¢ +tha) + B(A + ) + (i — 1) x Iy

— cas 3-1-2
R (z;) — Ry (t) < Ry(x;) — R1(StScy(t)) (puisque StSei(t) <t, eq 111.1)

< Ri(x;) — R{(StBIly(t)) (car StBli(t) < StSecy(t), eq. 111.3)
< R (z;) — Ri(StBIly(t)) (car Ri(StBli(t)) = Ry (StBli(t)), eq. 11.12)
< Ry(x;) — Ri(StBIly(t)) (car Ri(x;) < Ry(z;))
< Ry(z;) — Ri(t5) (D’apres I'équation 111.14)
< on (@i — t5)
< ai(x;) (D’apres le lemme 4). Ce qui donne alors

Avec, Rj(x;) — R5(t) <3, on obtient R(s) — RL(t) > B(s —t) — ar(x}) — Is.
Par définition de x}, B(x;) — a1 (x}) > I3 + (i — 1)ls.
Et done, Ry(s) — Ry(t) = B(s — 1) = B(xi) + (i — 1)l
Soit finalement,
Ry(s) — Ry(t) > min{i x Iy, B(s —t) — B(x}) + (i — 1) x Io,
Bls = 1) = BIXTi +12) + BA +12) + (1 — 1) X 12}

O
1.1.4 Théoréme : service faiblement strict
1 X lg
Sivs(t) = min < B(t) — (X)) + (i — 1) x I (111.32)

Bt +A) =B + 1) +i X Iy
avec i tel que x(t) = x; et A =a 712 x ly) — 1y

Théoreme 8. Considérons un serveur offrant a trois flux, Ry, Ry et Rz, un service faiblement
strict dont la courbe est représentée par une fonction non décroissante [3. Supposons que le
flur Ry (resp. R3) émette ses données sous forme de paquets de de taille fize ly (resp. de taille
mazximale l3). Si le flur Ry (resp. Ry) est contraint par une courbe d’arrivée oy (resp. ag), si
de plus le flur Ry possede une priorité non préemptive sur le flur Ry et qu’a son tour le flux
Ry posséde une priorité non préemptive sur le flur Rz, alors le serveur garanti au flurx Ry un
service faiblement strict Byn, () défini par l'équation (I11.32).
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1.1.5 Preuve

Démonstration. 11 suffit juste de montrer que (¢t + A) — B(x”; + ¥a) + i@ X Iy est courbe de
service faiblement strict dans le cas 2-1-2. En effet, tout service strict est aussi faiblement strict

et la différence entre les équations eq. I11.8 et eq. I11.32 concerne le cas 2-1-2.
Soit s, un instant donné, définissons x; le i**™¢ début de service de paquet du flux R, apres

StBly(s). Posons i = max{j € N|z; < s}.

Si s> x;+w; : s nest pas dans une période de backlog du flux R,
R(s) — Ry(StBly(s)) > i x ly (par définition de x;)

Sia; < s < x;+w; s est dans une période de service du flux Ry (Ri(s) = Rj(z;) et
Ri(s) = R5(x;)). D’ou
R (s) — Ry (StBly(s)) = R} (z;) — R} (StBly(s))

1 1
Ri(s) — RL(StBly(s)) = Ry(x:) — RL(StBla(s))

/—/h\

donc,

Ry(s) — RL(StBly(s))
(Ry(w;) — Ry(StBly(s)) + (R'(s) — R'(StBly(s) — A)) — (R'(z;) — R'(StBlay(s) — A))
= (Ry(x;) — Ry(StBla(s)) + (R'(s) — R/(StBly(s) — A))
( ) — Ri(StBly(s) — A)) — (Ry(wi) — By(StBly(s) — A)) — (Ry(x) — R3(StBla(s) — A))
= (R/(s) = R'(StBly(s) — A)) — (Ri(z:) — Ry (StBlay(s) — A)) — (Rs(w;) — Ry(StBla(s) — A)).

R (x;) — Ry(StBly(s)) < ay(z; — t5) (from Eq. I11.16)
< a1(x7; +12) (D’apres le lemme 3). Ce qui donne :

Ri(x;) — R4 (StBly(s)) =0
Par conséquent, R)(s) — R5(StBly(s)) > (s —t) — ar(x”i + ¥2).
De par la définition de x7;, B(x”; + ¥2) — an(X”7i + 12) > @ X lo.

{Rg (a;) — Ry(StBla(s)) < ar(X7s + o)
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On a alors,

Ry(s) — Ry(StBly(s)) = (R'(s) — R'(StBla(s) — A)) — (R (i) — Ry(StBli(s) — A))
> B(s = StBla(s) + A) — ar(X7i + 2)
> [(s = StBly(s) + A) — B(x"i +a2) + 1 X Iy
(Par définition de x”;)

1.1.6 Généralisation a un nombre quelconque de flux

Corollaire 9 (Généralisation a un nombre quelconque de flux). Le résultat avec trois fluz se
généralise aisément pour un nombre quelconque de flux Ay, ..., A,. Considérons un flux A;, et
constituons les flux agrégés de la maniére suivante : Ry = A;, Ry = ;;11 Aj, Ry = Z?:Hl A;.
La somme des flux plus prioritaires peut étre vu comme un seul flux pour lequel la courbe
d’arrivée serait la somme des courbes d’arrivée individuelles. Il en est de méme pour la somme
des flux les moins prioritaires. Dans le cas particulier ou A; = A, il suffit juste de considérer
Rg = (X3 = l3 = 0.

1.1.7 Implantation

Le service résiduel de I'équation II1.8 a une forme analytique, mais nous ne savons pas a ce
jour 'exprimer complétement a 'aide des opérateurs basiques du calcul réseau.

Il s’agit d’une expression qui dépend d’une suite infinie de valeurs y;, x; et x”;. Pour chaque
i, les valeurs peuvent étre calculées avec les opérateurs de base (soustraction, cléture croissante,
pseudo-inverse).

Nous pouvons donc calculer, non pas 57, mais 5 fonction égale & 537 jusqu’a un horizon
fini A.

Définissons 'opérateur 2 qéfini par f r g <= Yz <h, f(x) =g(x).

Mais cette approximation finie est suffisante en général.

En fait, lorsque 1'on cherche a calculer une déviation horizontale h(c«, 3), il est inutile de
considérer les valeurs ou a < 3.

Formellement, considérons une fonction sous-additive a et une fonction croissante 3. Posons
h le plus petit réel tel que, x > h = [(z) > a(x), ce qui est équivalent a (8 — a) Lgp(0).
Alors, pour toute fonction 3 croissante telle que /3 n 8, h(a, B) = h(a, B)
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’ \ Period \ Size \ o \ delay [’ \ delay (7 \ delay ["P ‘

Ri| 3 1|t 4 4 4
Ry| 9 3 |3t 6 5 5
Ry | 4 1]t 6 6 6

Tableau ITI.2 — Comparaison de méthodes sur ’exemple du Tableau III.2

i [ [ X7 [
112 42
o711 |7
3111 5 |11
416 10 | 16

Tableau III.3 — Calcul de 3,

On peut donc ne calculer 63 que jusqu’'a h. On peut donc calculer les valeurs de x;, x; et

X”i jusqu’a un point ou 3% dépasse a.

1.2 Exemple d’application

Pour illustrer, reconsidérons I’exemple déja présenté dans la partie état de I’art (section I1.6.9,
Tableau I11.2) avec un serveur offrant un service strict de courbe §(t) =t a trois flux Ry, Ry et
R3. Chaque flux R; est contraint par une courbe d’arrivée «; , et possede des paquets de taille
fixe [;, comme le rappelle le tableau I11.2.

Evaluons 85, le service résiduel offert au flux Ry. A = 6 et le tableau I11.3 montre différentes
valeurs calculées pour la variable ;.

Dans ce cas, notre méthode n’apporte pas d’amélioration par rapport aux méthodes exis-

tantes.

1.3 Précision de I’approche

Le théoreme 7 propose une expression analytique pour évaluer des bornes sur le délai pire
cas de traversée du réseau. On est en droit de se poser la question relative a la précision de
ces résultats. Concretement, il faut répondre a la question de savoir si les bornes dérivées de
ces résultats sont atteignables ou alors s’il s’agit juste de sur-approximation. Jusqu’a présent,

nous n’avons aucune preuve nous permettant d’affirmer I'une de ces thése ou son contraire et
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| Flow i | Period | Size (I;) | ;| Vrai pire délai | Nos bornes |
Ry 2.5 25 |25 % 2 2
R, 3.5 25 | 25|% 3 3
Rs 3.5 2.5 2.5 % 3.5 3.5

Tableau II1.4 — Exemple sur le bus CAN

nous ne connaissons pas non plus de contre exemple permettant de conclure qu’il s’agit de
sur-approximation.

Les problématiques d’évaluations de délai pire cas de bout-en-bout se posent aussi sur le
bus automobile CAN sur lequel est implémenté le mode de gestion avec priorité statique non
préemptive.

Il existe un algorithme, appliqué au bus CAN, qui donne le pire cas atteignable. Comme
il est difficile de se comparer formellement a ses résultats, nous allons le faire sur un grand

nombre de test aléatoire.

1.3.1 Comparaison sur un exemple

Pour illustrer, considérons I’exemple du tableau III1.4. Dans cet exemple, trois flux R, Rs
et Rz, classés du plus prioritaire au moins prioritaire, se partagent les services d’un serveur
leurs offrant un service strict de courbe 3(t) = 2.5¢. Le tableau II1.4 montre pour chaque flux
les parameétres associés (période, taille de paquet, courbe d’arrivée). Pour cet exemple, et en
général pour les configurations applicables sur un bus CAN, [51] donne le vrai délai pire cas.

Le tableau IIL.5 nous donne les valeurs des x; associées aux flux R, et R3. Ces valeurs
permettent de tracer les courbes de service résiduel de ces flux. Sur la figure I11.4, on peut voir
que la borne sur le délai subit par le flux Ry, qui est la déviation horizontale qui existe entre sa
courbe d’arrivée s = ag et sa courbe de service résiduel 3 est de 3. On constate aussi de la
méme maniere que la borne sur le délai subi par le flux Rj3, résultant de la déviation horizontale
entre agz et 05 est 3,5. Sur cet exemple, notre méthode permet d’atteindre le vrai délai pire cas,

comme le montre le tableau 111.4.

1.3.2 Comparaison 100 000 exemples aléatoires

Nous avons aussi effectué une comparaison sur 100 000 autres exemples. Nous avons consi-
déré un systeme de n flux (n € [2,10]) périodiques R; (i € [1,n]). Chaque flux R; possede

une période T;, émet des messages sous forme de paquets de taille s; et est contraint par une
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bits

12,57

10 ---e

1 2 3 4 5 6 7 8 9 10 11 12 13 14

Figure II1.4 — Courbes de service résiduel des flux Ry (82) et R3 (83) pour ’exemple CAN

‘ 1 ‘ Flux R, ‘ Flux Rj3 ‘
1 2 5/2
2 4 6
3 6 9
4 7 25/2
5 9 16
6 11 37/2

Tableau ITI.5 — Valeurs des y; pour 'exemple CAN
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Nb de flux | Nb de tests | Charge moyenne
2 11047 0.975178
3 10904 0.974754
4 11233 0.975173
5 11190 0.975123
7 11176 0.975112
6 10955 0.97506
8 11160 0.974798
9 11108 0.974796
10 11227 0.974967

Tableau II1.6 — Configurations et charges classées par nombre de flux

courbe d’arrivée a; = s;vr, . Le systeme offre un service strict de courbe §(t) = t. Pour des
besoins de comparaison, la charge du systeme ¢ est aléatoirement choisie de fagon uniforme
entre 95% et 100%. Ensuite, le nombre de flux est aussi généré uniformément de facon aléatoire

dans l'intervalle [2,10]. Pour chaque flux i, un coefficient ¢; est généré aléatoirement entre 1

and 10. La charge totale du flux ¢, p;, est alors donnée par la relation p; = gbqu La taille de
paquet s; et la période T; d'un flux R; sont choisis de telle sorte que l'expression p; = % soit une
fraction irréductible. Le calcul intégrant des opérations de Ialgebre (min,plus) s’est fait a 1’aide
de la librairie RTQW-PEGASE [32]. 1l s’agit d’un outil d’aide a I’analyse et a I'optimisation
des réseaux Ethernet commutés. Cette librairie nous a permis de réaliser les mesures des bornes
supérieures sur le délai de communication.

10° configurations ont été générées, toutes avec une une charge importante pour le serveur
(un résumé est donné dans le tableau I11.6 et la figure I11.5). Pour toutes ces configurations,
nous obtenons le vrai délai pire cas, le méme qui est calculé avec les résultats de [51].

De telles expérimentations ne donnent pas de preuve sur l'exactitude des résultats, mais
nous permettent de nous conforter dans I'intuition selon laquelle nos résultats pourraient étre

exacts, au moins lorsqu’on se restreint au cas des messages périodiques.

1.4 Bilan de I'approche

Une question importante est la précision des résultats : le calcul réseau est une théorie
qui calcule des bornes supérieures pour les délais et consommation mémoire. Cette borne est
toujours correcte, mais peuvent parfois étre arbitrairement éloignée du véritable pire cas [116].

La question de la précision est nommée “thightness” en anglais. Dans cette these, nous

utiliserons le mot “exactitude”, malgré son ambiguité avec “correction”. L’exactitude ici ne
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Figure II1.5 — Distribution des charges

veut pas dire que le résultat soit erroné ou pas, mais plutot qu’il soit impossible d’obtenir un
meilleur résultat. Du point de vu du calcul réseau, un service résiduel est dit “exact” s’il permet

d’obtenir des bornes atteignables et non pas une sur-approximation.

Lors de I'évaluation du service résiduel dans un contexte d’agrégation, la nature du service
est cruciale : certains résultats nécessitent 1’hypothese de service strict, d’autres se contentent
d’un service simple. En fait, jusqu’a présent, la plupart des résultats ont besoin d’un service
strict, et la politique FIFO est la seule qui ne requiert qu'un service simple. Le service résiduel
peut aussi étre simple ou strict. Ce point est tres important dans le cas d'une agrégation
concernant plus de deux flux. En effet, contrairement a un service résiduel simple, un service

résiduel strict peut étre partagée par d’autres flux agrégés.

Nous avons proposé ici de nouvelles courbes de service résiduel dans le contexte de priorité
non préemptive. Une étude comparative montre que nos travaux sont aussi précis que ceux qui
existent déja et qu’en plus ils généralisent un certain nombre de résultats précédents 26, 61, 42,
51] : ces travaux prennent en compte n’importe quelle contrat de trafic (courbe d’arrivée), et non
pas seulement des flux périodiques ou sporadiques. Ces résultats ne se limitent pas seulement
aux courbes de services définies par des fonctions affines, mais supportent la prise en compte

de n’importe quelle type de courbe de service. De plus, avec nos travaux, nous fournissons un
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service résiduel qui est strict, ce qui constitue un détail technique trés important en calcul
réseau. La garantie qu’offre un service résiduel strict est celle de pouvoir le partager a nouveau

par plusieurs flux; de plus, avec une politique de priorité qui peut étre différente.

2 - GPS/DRR

GPS est une politique idéaliste, concue explicitement pour permettre un partage équitable
des ressources (déja présentée, page 20). Avec cette politique, chaque flux R; recoit une fraction
pi8 du service global, représenté par une courbe 5 (avec Y, p; = 1).

Comme cela est mentionné dans [106], le probleme avec cette politique est qu’il s’agit d'une
approche utopiste ne prenant pas en compte la transmission des messages sous forme de pa-
quets. Tout doit se passer avec cette politique comme si le serveur pouvait servir plusieurs flux
simultanément et que le trafic était d’'une granularité infiniment fine.

La politique P-GPS (déja présentée, page 21, et qui sera détaillée au paragraphe I11.2.2) est
une approximation de GPS qui offre les mémes garanties, a un paquet pres, que la politique
GPS dans un contexte de transmission par paquets. Cependant, 'implémentation de la poli-
tique P-GPS est relativement complexe. Cette complexité fait en sorte que d’autres approches
d’approximation de la politique GPS sont préférées a la politique P-GPS. L’algorithme DRR
(Deficit Round Robin, rapidement présenté ) est une implémentation pratique du paradigme
GPS. Avec la politique DRR, chaque flux R; recoit un crédit );, et la politique DRR permet

de garantir a chaque flux une fraction p; = <= T du service total. DRR se compte parmi
T Q;

les approximations de GPS les plus utilisées du fait de sa faible complexité de mise en ceuvre

(O(1)) et sa facilité d’implémentation (comme I'implémentation de [86]). En contrepartie, la
latence qu’on obtient avec la politique DRR est plus élevée qu’avec la politique P-GPS. De ce

fait, cette latence doit étre évaluée avec précautions.

2.1 Généralisation de la définition de GPS

Les travaux traitant de la politique GPS considérent que le serveur partagé fonctionne a
une vitesse constante (5 = \,). Cette définition peut se généraliser a n’importe quelle type de
courbe de service [ dans le contexte du calcul réseau : la généralisation de la politique GPS
consiste juste a partager le service 3 de telle sorte que chaque flux regoive un service de courbe
pif3.

A Topposé, la politique DRR ne fait aucune allusion sur le type de courbe de courbe de

service offert par la serveur. L’étude des travaux d’analyse de performance sur les politiques
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DRR montre que ces travaux supposent tous que le serveur partagé émet a une vitesse constante.

Nous allons généraliser cette étude a tout type de service.

Théoréme 10 (GPS : service résiduel). Etant donné S, un serveur offrant un service strict de
courbe  an flur Ry,...,R,, selon la politique GPS de paramétres (non nuls) ¢1,...,¢,. Ce

serveur offre a chacun des flur R; un service strict de courbe 37°° donné par 'expression :

i

gps _ __Pi
B S 6

5] (I11.33)
Démonstration. La preuve ressemble a celle de [106], exceptée qu’elle tient compte de n’importe
quelle courbe de service 3, et ne se limita pas seulement a la courbe S(t) = rt.

Soit [t, s[ une période de backlog du flux R;, nous avons :

<Rz<s> - R(1)2
= (Ri(s) — Ri(t))9;
— 30

)

| \%

Rj(s) — Ry(t)

SR~ B ()

| \/

et puisque S offre un service strict de courbe (3, et que [t,s[ est une période de backlog,

j=1 15(s) — Rj(1) = B(1)

10

. > f(t)

2.2 DRR : une approximation de la politique GPS

L’algorithme DRR a été rapidement présenté au paragraphe 1.2.5.3, page 21. L’algorithme
exact est présenté page 96.

Une boucle infinie parcours I’ensemble des files. Cet algorithme maintient un compteur DC [7]
associé a chaque flux. Un flux actif (c.-a-d. avec une file non vide) regoit un crédit @); a chaque
itération de la boucle. Chaque émission de paquet diminue le compteur d’une valeur équivalente
a la taille du paquet émis. On suppose que I’émission est bloquante, c.-a-d. que l'instruction
suivante n’est exécutée que lorsque le dernier bit du paquet a été émis (avec un serveur a débit
constant R, ce temps est [/R si [ est la taille du paquet, mais c’est plus compliqué avec une

fonction de service générale [3).
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Une légere modification a été apportée a la version originale de [121] : la boucle infinie
scanne systématiquement toutes les files alors que 'algorithme initial garde une liste des files
actives et ne visite que celles-ci.

Pour des besoins de lisibilité de la preuve, une pseudo instruction d’affichage (print) a été
ajoutée. Cette instruction dont nous supposons l'exécution en un temps zéro, affiche le temps
courant (now()) et le flux courant i sélectionné. Bien entendu, cette instruction ne fait pas parti
de I'implémentation réelle.

Nous rappelons aussi qu’aucune supposition n’est faite quant a la politique de gestion de
priorité a l'intérieure d’une file d’attente. La seule restriction est que la téte de la file d’attente
est la méme de la ligne 77 a la ligne 7?7 lors d’une itération donnée de I’algorithme 1. La téte
de file d’attente peut changer d’une itération a une autre, si par exemple, il arrive un paquet

de forte priorité entre deux itérations.

Input: Quantum par flux : Q;..Q,, (Entier)

Data: Crédit de transmission par flux : DC[1..n] (Entier)

Data: Counter : k (Entier)

for i= 1 to n do

| DCli] + 0 ;

end

while True do

for i= 1 to n do

if not empty(i) then

// Print est une pseudo instruction, utilisée pour simplifier la
preuve

print (now(), 7) ;

DC[i] - DC[i] + Q; ;

while (not empty(i)) and (size(head(i)) < DC[i]) do
send(head(i)) ;
DC[i] < DCli] — size(head(7)) ;
removeHead( i ) ;

end
if empty(i) then
| DC[i] + 0
end
end
end
end

Algorithm 1: algorithme DRR
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Modélisation de la politique DRR.  Nous allons faire quelques suppositions dans la preuve :
précisément, nous supposons que
— L’instruction d’envois (ligne ?7) est bloquante, I'exécution suivante n’est exécutée que
quand le message est envoyé,
— Seule l'instruction d’envoi prend du temps,
— L’instruction d’envoi a toujours une durée non nulle,
— La méme file d’attente ne peut étre pas considéré comme vide et non vide a la méme
date, c.-a-d. si une file d’attente i est jugée vide a la ligne 77, alors elle ne peut pas étre

considérée comme non vide a la méme itération a la ligne 77.

Service résiduel

Théoréme 11 (Service résiduel DRR). Soit S un serveur offrant un service strict de courbe
B, partagé par n flux Ry, ..., R,. Chaque flur R; émet des paquets de taille mazimale ", et
possede un quantum Q;. Dans ces conditions, S offre a chaque flur R; un service résiduel strict

de courbe BPRE définie par :

Qi(L — 1" + (F — Q) (Q; + 1"
F

_ |9
| F

avec FF'=3",0Q;, L= 1"

De plus, si chaque taille de paquet est multiple d’une unité de base, et si en plus toutes les

BiDRR (t) (IT1.34)

p(t) —

valeurs des Q; sont multiples cette unité de base, alors le service résiduel peut étre redéfini de

la maniére suivante :

Qi(L = 1) + (F — Q) (Q; + 1) "
F

_ (@
| F

m-e _ Jm € __ n m-€
avec [ = 1" —e€ and L =" | ™.

PR (E) B(t) - (I11.35)

Dans la pratique, une unité de base existe toujours. sa valeur étant d’au moins ¢ = 1 ou
e = 8, selon que la taille est exprimée en bits ou en octets.

Néanmoins, il est parfois plus facile, d’'un point de vue de la modélisation, de traiter des
longueurs de paquets comme des variables continues. C’est la raison pour laquelle les deux
courbes sont présentées.

Nous donnons ici la preuve compléte du théoreme ci-dessus avec tous les résultats et défini-
tions intermédiaires. Pour simplifier les notations, si R est une fonction cumulative d'un flux,
la notation R(s,t) est utilisée a la place de R(t) — R(s).
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fitz) | | | | | | |
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Figure III1.6 — Illustration de fi(z), 7}, 7}

Bg—DRR
7

Le reste de la preuve suppose que 3 # 0 (sinon, 3PRE = et le théoréme 11 devient

trivial).
Lemme 5 (La courbe de service croit infiniment).

B # 0,5 courbe de service strictc = lim [(z) = 400 (I11.36)

T—r+00

Démonstration. Si ( est une courbe de service strict, alors elle est sup-additive [28]. § # 0 —

Jz, f(x) > 0 et, pour tout n, f(nzx) > nz. O

Ce lemme est nécessaire pour montrer que pour tout instant s, si le i flux est dans une
période de backlog, alors il sera servi dans le futur (a chaque tour de boucle, seul une quantité

finie des autres flux est servie, et donc, le ¢ flux finira par étre servi).

Définition 13. Trace de 'algorithme DRR Soit [u,v[ une période de backlog mazimale. Soit
(Ti, [l )keo,N) la séquence de couples (instant, fluz), affichées a la ligne 7?7 de lalgorithme.
(u = 79). La séquence est complétée par Tyy1 = v. Remarquons que la séquence des Ty est
croissante (T, < Ti+1), puisque linstruction d’envoi est de durée non nulle (Section 111.2.2).
De cette séquence, trois types d’objet sont dérivés : la fonction fl: [u,v[— [1,n] qui retourne
le flux courant qui bénéficie du service a chaque instant et pour chaque flux i, les séquences T;

“ieme

et 77;'., décrivant le début et la fin de la j opportunité de service. Ces quantités sont visibles
sur la figure 111.6.
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La fonction fl: R — [1,n] est une projection de la séquence fl, permettant de retourner le

flux en cours de service a un moment donné.

A Y 1, avee k = max {K' | 7w < t}

Pour chaque flux i, T; est le début de la §¥™¢ opportunité de service, c.-d-d. T, tel que

fl. = i. Formellement, si un instant d’une période de backlog t existe dans [u,v] pour le flux i
(R'(t) > R(t)), alors

7 min {r | fl, = i}

i def ] . ) A
7-;. = Tji avec k; s.t. g = ‘{Tp ‘ﬂp =1,p < k;}

Etant donné un fluz i, k; est une sous-séquence croissante de N. Les nj- instants marquent

les fins d’opportunité de service :

i def . ;
77; = Tpy1 With 7'; = T}

Les instants 7/ définis ici sont les mémes instants que 7; définis dans [71], i étant index
sur le flux, et j, k une séquence d’index.

Le modele suppose que, sur 'intervalle [7;, 7,41, le flux fi; est servi et aucun autre ne lest.

V1,V # fle, YVt € [Tk, Thaa|: R;-(Tk,t) =0 (IT1.37)

Lemme 6 (Bornes sur le compteur DC). Soit [u, v] une période de backlog maximale, et 1., fly., 7
comme présentés dans la définition 13. Soit DC(i,7y,) la valeur de DCi| quand le code passe a

la ligne 77 a Uinstant 1. Alors, les propriétés suivantes sont vérifiées [121].

V7l 10 < DC(i,7)) < I (I11.38)

VT; 10 < DC(i,T;) <" —e€ (II1.39)

V7l : DC(i, 7)) — DC(i,7}) < Q; (I11.40)

flln;) # (I11.41)

Ri(ri,n}) < Qi+ DC(i,7}) — DC(i, 1)
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ce qui entraine

Yt €[n§+p,1, T;er) :

, (IT1.42)
Ri(7j,t) <pQ; + I — € < pQ; + "
On peut aussi s’intéresser auzx périodes de backlog
7, Ter [ i-backlog period =
[7h Thep g p )

R;(TZ, Tli+p) >pQi — " —e>pQ; — "

Remarque concernant les équations I11.41 et II1.42 Les équations I11.41 et I11.42
doivent satisfaire a la précondition ﬂ(n;) # 1, ce qui signifie que cette propriété n’est véri-
fiée que s’il n’existe pas deux services consécutifs pour le méme flux (ce qui revient a dire que
le flux i est le seul a étre actif). Il s’agit d’une faiblesse de la preuve. Comme il est évident que
lorsque qu'un flux est seul actif, il recoit le service (3, il recoit aussi PR,

Cette condition est relative a la continuité de § a un instant de prise de décision d’ordon-
nancement. L’équation [11.41 veut signifier que sur un intervalle de service [7']’ , 77;], le flux R;
recoit au plus le service Q; + DC(i, 7)) — DC(i,7},,).

Le souci lorsque le flux ¢ est le seul a étre actif, c’est que la fin d’opportunité de service nj-
est égale au début de I'opportunité suivante 7, ;. Et en un temps nul, si la fonction de service
est discontinue, on peut servir une quantité non nulle de données. Deés lors, la quantité R’ (T; 1)
n’est pas uniquement la valeur a la fin de la précédente opportunité de service, mais aussi celle
au début de la suivante. Et si la fonction de service est discontinue, cela peut étre une valeur
différente.

[lustrons le souci avec un exemple : considérons (" = ()1, et une fonction 3 définie par
I’equation I11.44.

x if v <@
pla) = (mra4)
20 — L if x> Q '

: : : T
Intéressons nous a la situation suivante : aux la date s et ¢, deux trames de taille [{* issues

du premier flux arrive au niveau du serveur et sont mises dans la premiére file d’attente (avec
t —s < @Q1). Supposons que la sortie du serveur soit exactement 3. Le scénario est illustré sur

la figure, ou pour étre plus lisible, nous avons pris pour I'axe des x un pas deux fois plus grand
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Q1

S t s+ Q1

Figure II1.7 — Deux services successifs avec fonction discontinue

que l'axe des y.

A la premicére itération, a l'instant 5} = s, DC[1] = 0, et DC(7}) = 0. Le premier paquet
est envoyé entre les dates s et s+ Q; (73 = 5,18 = s+ Q1), et le compteur DC' est décrémenté
de la taille du paquet transmis c.-a-d. Q;. La seconde itération commence avec DC(1,7]) = 0.
Mais & cet instant, 71 = @Q; le serveur commence a servir le deuxiéme paquet, et transmet la
moitié de ce paquet instantanément. Dés lors, R'(73,n}) = 3Q; > Q; + DC(73) — DC(1}).

Pour faire une preuve qui prenne aussi en compte deux sélections successive du méme flux,

il aurait fallu distinguer lim , :  Rj(z) (souvent noté R'(n;—)) de R'(7},,). Nous aurions

7 7$<77;

aussi pu introduire un temps logique a l'intérieur du temps physique, pour modéliser la notion
d’actions successives simultanées.

La condition ﬂ(n;) # 1, signifiant que la propriété ne s’applique que si le méme flux n’est pas
servi deux fois dans une séquence, est suffisante pour la preuve, et nous semble une limitation

acceptable.

Preuwve de Eq. I11.38-111.39. La variable DC[i| est initialisée a 0, et décrémentée dans une seule
ligne de l'algorithme. Avant la décrémentation de la variable DC[i] de la quantité size(head (7)),
la relation size(head (7)) < DC[i] est vérifiée, ce qui permet d’assurer la propriété DC[i] > 0.

A Tinverse, DC[i] n’est incrémenté que si la file d’attente n’est pas vide. Et dans ce cas,
tant que DC[i] > size(head(i)) alors la variable DC[i] est décrémentée. En fin de boucle, DC[i] <
size(head(i)) <1, ce qui donne Eq. IT1.38.
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La preuve de la borne DC[i] < [ — € nécessite un résultat intermédiaire : DC[i] est toujours
un multiple de e.

L’affirmation ci-dessus est vraie a I’étape initiale (lignes 7?7 et ?7), et préservée chaque
fois que la variable DCYi| est incrémentée de @; (DC[i] < DC[i] + @Q);) — puisque @); est aussi
un multiple de €. I en est de méme quand la variable DC[i] est décrémentée (DC[i] <— DC[i] —
size(head(7))) — puisque les tailles de paquet sont des multiples de €. Finalement, du fait que

DC[i] < I, et que DC[i] et /" soient tous multiples de ¢, il s’ensuit que DC[i] < II" — €. O

Prewve de l’équation II1.40. DC[i] n’est incrémenté qu’'une seule fois par itération et la valeur

de l'incrément est @);. n

Preuve de l'équation II1.41. Introduisons DC’(i,7}), la valeur de DC[i] entre les lignes 7?7 and
?? (DC'(i,7i) > 0). Du fait que la variable DC[i] est décrémentée d’une valeur correspondant a

la quantité de données envoyée, il s’en suit que :

Ri(7i,n}) = Qi + DC(i,7!) — DC'(i, 7)) (IT1.45)

Et DC(i,7},,) = DC'(i,7}) ou DC(i,7;,,) = 0 en fonction du résultat du test de la ligne ??.

Ce qui donne DC(i,7;,,) < DC'(i, 7}). O
Preuve de l'équation I11.42. C’est une conséquence directe de ’équation I11.41, qui donne une
borne sur la période de service ; I’équation I11.37, qui permet de garantir I’absence de de sortie
de données entre deux périodes de services consécutives et I'équation II1.39 qui donne une

borne sur les valeurs de DC(-, -).

p—1
R;(T;a t) = Z R;(T;-s-k;a 7';+k+1)
k=0
p—1 . ,
< Z(Qz + DC (i, i) — DO(4, T4 p1))
k=0

p—1 ) .
= (Z Qi) + DC(iaT;) — DC(i, T;+k—1)
k=0
<pQ; + 1" —¢
OJ

Preuve de I’équation II1.43. La méme décomposition que celle de la preuve précédente est faite
ici. La différence réside dans 'utilisation de I’équation II1.45 au lieu de I’équation 11I1.41. Nous

utilisons aussi le fait que dans une période de backlog d'un flux i, DC'(i,7}) = DC(i,7},,). Et
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donc, la somme Y7771 of eq. 11145 conduit & R}(7i, 71, ) = pQ; + DC(i,7}) — DC"(i, 7%, 1),

et avec I’équation I11.39 les deux expressions DC et DC’ peuvent étre supprimées. O]

Lemme 7 (Nombre de cycles). Soit s un instant d’une période de backlog d’un flux i, dans
une période mazimale de backlog [u,v[. Soit 7). le début de la prochaine période de service
(i = min {72 | 71 > s}). Chacun des autres flux a bénéficié du service au plus p+ 1 fois entre

s et Ty,

Vi # i,

{Tgl ‘ s<7l < T]i_,_p}‘ <p+1 (IIL.46)

Démonstration. Comme les instructions de la boucle sont toujours exécutées dans le méme
ordre, et puisque [s, 7, +p[ est une période d backlog pour R;, la condition de la ligne 77 est
toujours vraie. Par conséquent, chaque flux est sélectionné au plus une seule fois dans 'intervalle
[s,7i[, il y a p itérations de boucle entre 7} et 7} +p et chacun des autres flux n’est sélectionné

qu’'une seule fois par itération. O

Démonstration. (du théoréme 11) Soit ¢ un flux avec R; comme fonction d’entrée et R; sa
fonction de sortie, soient s < ¢t deux instants de sa période de backlog. Soit [u, v| sa période de
backlog maximale qui inclut s et ¢. considérons la séquence 7;, fi; T,L»j , avec les significations de
la définition 13

Soit 7/ le début de la premic¢re opportunité de service du flux 7 apres la date s (Il y en a
certainement une puisque s marque une période de backlog de 7 et qu’avec la politique DRR,
le serveur transmet les données tant qu’il y en a). Soit P, I'ensemble constitué de toutes les
opportunités de service du flux i entre s et ¢, et soit p sa cardinalité (s’il n’y a pas d’opportunité

de service entre s et t, alors P = () et p = 0).

T} & min {T;n |7t > 3}
p {Tm | 8 < Tony T <t fl,, =i}
={7ls<mm <t
p=|7
Etape 1 Ri(s,t) > pQ; — 1™ — ¢

Supposons que p > 0 (le cas p = 0 sera traité plus tard). Dans ce cas, P = {T]i,, e ,T]i+p_1}.

Puisque 7 > s, et R, € F est non décroissant, nous avons
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Ri(1i) > Ri(s) (111.47)

Considérons 7¢, .

Si t est dans une période de service de i (f(t) = 1), alors 74, , <t (fi(t) = i implique qu'il
existe k' tel que 75, <t < ni, dotu 7/, ¢ Pet donc k' > k+p—1, c-a-d. k >k + p, et comme
7" est croissant, t > 7/, ) Ri(7i,,) < Rj(t). Sit n’est pas dans une période de service du flux i,
Thyp > t et donc Ri(7k4,) = Rj(t) (par application successive de I'équation I11.37). Finalement,

dans les deux cas on a bien :

Ri(Tjyp) < Ri(t) (IIL48)

On obtient alors Rj(s,t) = Rj(t)—Rj(s) > Rj(t{,,)—Ri(1}) > pQi—I

(les hypotheses de backlog [r{, 7}, viennent du fait que [, 74, ,[C [s,t] et [s,t])

M—e de I'équation I11.43
Si p =0 alors, pQ; — I — e < 0 < Rl(s,t). Ceci prouve I'étape 1 et donc fourni une borne

supérieure pour R.(s,t), vu comme une fonction de f p :

Ri(s,t) > pQi — 1" — ¢ (I11.49)

Nous devons maintenant trouver une borne inférieure de p basée sur S(t — s).

Etape 2, T EENT 070
251 Qi

Puisque le serveur offre un service strict, nous avons la relation suivante :

B(t—s) < R'(s,t) = Ri(t )+ Rj(t) — Ri(s)
J#
Si t est dans une période de service de i, 77, < t, cependant, pour tout j # 4, Rj(7¢,,) =
R(t) (par application succe§sives de I'équation. IT1.37). Sinon, 74, > t et Ri(7i,,) > R;(t).
Soit dans les deux cas, Rj(7;,,) > Rj(t).

Bt —s) < Ri(t) — Ri(s) + ; Ri(Tiyp) — j(s)

D’apres le lemme 7, il y a au plus p + 1 cycles pour chaque flux R; entre s et I (i ),
c-a-d. Ri(7},,) — Rj(s) < (p+1)Q; + 17" — ¢ (en utilisant I'équation TI1.42).

Une simple somme conduit a une borne inférieure sur de p exprimée en fonction de 53, (), 7"
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et R(s,t).
Bt —s) < Ri(s,t) + > ((p+1)Q; + 17" — ¢ (I11.50)
J#
= Ri(s,)+(p+ )Y Q+ > (I —¢) (IIL.51)
J#i J#
Le reste nécessite juste des manipulations algébriques simples des équations I11.49 et I11.50.
Pour des raisons de simplification, nous notons F' = 3°% | Q;, [["* = [["—€, et L® =377 | [["*.

eq. I11.50 <= B(t —s) — (Ri(s,t) + (L = 1) < (p+ 1)(F — Q;)
Bt —s) = Ri(s,t) — (L = ™) = (F — Q)

<
F—Q; =P
En introduisant ces bornes avec p dans I’équation I11.49, on aboutit a :
t—s)— Ri(s,t)— (LE=1"°) — (F — Q;
Rioty s B8 =B~ (L =) = (F=Q)

F—Q;

= (F' = Qi)Ri(s,t) > QiB(t — 5) — QiR(s,1)
— Qi (L= 1)+ (F = Qi) — (F = Q)"

> FRi(s,t) 2 QiB(t — s)

= Qi (L =1")+ (F = Qi) — (F = Q)"

Qi Qi(LF — 1) + (F — Qi) (Qi + ™)
fﬁ(t —8) — F

< Ri(s,t) >

De plus, puisque R/(t) est non décroissant, R}(t) — Ri(s) > 0, et donc, Popérateur [-]* peut
étre appliqué. O

Choix des parameétres Certains travaux [121, 71] ne considerent qu'un seul paquet de taille
maximale, qui est commun a tous les flux. Il apparait cependant plus judicieux et raisonnable
de considérer un paquet de taille maximale par flux (les flux avec des paquets de petite taille tel
que la voix sur IP coexistent avec les flux dotés de paquets plus volumineux comme du contenu
web). Cette considération permet d’obtenir des bornes plus fines [89, 87, 86].

L’unité de base € a été introduit pour faciliter la comparaison avec [71]. Si les tailles de

paquet et les variables @); sont discretes, alors les intervalles a base de DC[i] ou I[" peuvent
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toujours étre réduits. Par exemple, on peut écrire 0,1 — € + Q;] et [0,I™ — €] a la place de
0,14+ @) et [0,1™) respectivement. Cela permet de faire un gain de € sur la latence de chaque
flux des lors que le terme [ apparait. Le gain généré par une telle modélisation de la granularité
de la taille des paquets en contexte discret est cependant négligeable dans certains cas pratique
ou € n’est qu’un octet et /" une centaine ou un millier d’octets. Pour des paquets de 100 octets,

le gain représente un pour-cent.

Evaluation du pessimisme de approche Le pessimisme global de notre approche peut
étre évaluée en mesurant ’écart qui existe entre la courbe de service de départ et la somme de
toutes les courbes de service résiduel.

Considérons un serveur S offrant un service strict de courbe [ et partagé par n flux

(Ry, ..., Ry) 5, (R},...,R.). Cela signifie que pour chaque période de backlog [s, ] :
Z Ri(t ) > B(t —s) (I11.52)

Supposons pour chaque flux qu'un service résiduel ; peut étre obtenu, alors pour toute
période de backlog [s;, ;) du flux R;

Ri(t;) — Ri(s:) > Bi(ti — s:) (IT1.53)

Supposons maintenant que [s, t[ soit une période de backlog de chacun des flux R; (ce qui
peut étre le cas par exemple si tous les flux émettent en méme temps a la date s et que I'instant
t est le premier auquel une des files d’attente est vide). Dans ce cas, on peut écrire les deux

relations suivantes :

ZR’ s) > B(t — s)
;Rg(t) En: (t —s)

Dans le cas du DRR, qui est une approximation de GPS, cette propriété Y, 5; < [ est vraie
méme en dehors des périodes de backlog. puisque la somme des services résiduel GPS est égale
au service initial (3, /7° = 3, cf. eq. I11.33). et que le service résiduel DRR est plus petit que
le service résiduel GPS (BPRE < B9P% cf. eq.).

Le pessimisme total induit par la décomposition en services résiduels DRR peut se définir

106



II1.2 GPS/DRR

de la manieére suivante :

Pess = 5 — zn:ﬁi (IT1.54)
i=1

Le pessimisme du théoreme 11 s’exprime alors comme suit :
DRR-Pess = 3 — > g (I11.55)
i=1

Pour simplifier les notations, 3PRR est utilisé a la place de BEPRR (nous avons déja montré

que I'impact de € est négligeable).

F(3 =3 6P

i=1

o (-3 g 3 QLI -QIQ )
i=1 i=1

(Qi(L —1") + (F — Q:)(Q: + 1I"))

I
NE

1

-
Il

(Qz —2QI" + FQ; + FI" — Q%)

INgE

=F? 4 2FL —2 f:(Qil;“) - Enj Q7
=1

=1

n 2 n n n
-(Le) +2yeLr-2yen-ya
i=1 =1 1=1 =1

1=1

n 2 n n 2 n
:(2@,.“?) S (@i 1 (ym) Sy
=1 =1 =1

Et donc, nous obtenons

DRR-Pess

= =1

Puisque Q); > [, ce terme peut étre borné. Ce qui donne :
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(o, 1) — o (1m)?

(201 Qi)

Cette borne inférieure est atteinte lorsque ; = [[". Si toutes les [[" ont la méme valeur I,

DRR-Pess > 3 (I11.56)

la relation devient :

lm
DRR-Pess > nl™ — — (ITL.57)

n
Ce résultat confirme l'intuition selon laquelle ’algorithme est en quelque sorte optimal
lorsque @); = [", et montre que notre algorithme « perd » grosso-modo une trame par flux, ce
qui engendre un pessimisme que croit linéairement avec le nombre de flux. Ce comportement
était prévisible dans la mesure ou nos courbes de service résiduel fournissent une mesure du

service pire cas pour chacun des flux i.

3 - Intégration NP-SP avec DRR

3.1 Types de service

Dans le théoreme 11, le service offert par le serveur partagé doit étre strict, et le service
résiduel offert a chaque flux est aussi strict. Le fait pour un service d’étre strict est une propriété
tres importante : en général, les implémentations réelles offrent un service strict. Le challenge
consiste a obtenir une courbe de service résiduel strict a partir du service initial offert par
le serveur. Obtenir un service résiduel strict offre la possibilité de le partager entre plusieurs
autres flux et donc d’en extraire aussi un service résiduel pour chacun des flux le partageant
dans un contexte d’ordonnancement hiérarchiquement. Par exemple, une des files d’attente
ordonnancée selon la politique DRR, peut étre constituée de plusieurs autres flux ordonnancées
avec une autre politique. Dans ce cas, puisqu’'un service résiduel est assigné a chaque file, et
comme de plus ce service résiduel est strict, il peut servir de base a I’évaluation des performances
des flux constituant chaque file d’attente.

Par exemple, comme la latence induite par la politique de service DRR peut étre importante,
pour certains flux, les routeurs commerciaux utilise la politique d’ordonnancement hiérarchique
NP-SP / DRR. Avec cette politique, les flux sont dans un premier temps agrégés en classes de
service, avec un premier niveau d’ordonnancement conforme a la priorité statique (NP-SP). A
I'intérieur de chaque classe de service, les flux sont ordonnancés conformément a la politique
d’ordonnancement DRR. Pour pouvoir analyser les performances des flux composant chaque

classe de service a l'aide de nos résultats, il est nécessaire que le service résiduel de la politique
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[ [ Priorité [ Période [ Taille [ ;[ Délai [ Q; |

R 1 6 2 |2x|t 5 | -
Ry | 2 18 3 [3x|L&|| 35

Roo | 2 18 3 | 3|4 22 | 2
Rs 3 8 2 J2x|[t] | 12 | -

Tableau III.7 — Parameétres et délais

’ ‘ Priorité ‘ o ‘
R, 1 2x | £
Ry 2 6% |15
Rs 3 2x | &

Tableau III.8 — Parameétres agrégés

NP-SP soit strict ou faiblement strict. Par contre, la gestion d’une politique DRR/NP-SP

nécessite d’avoir un service strict.

3.2 Exemple d’application

Cet exemple montre comment on peut gérer un ordonnancement hiérarchique. Considérons
un serveur offrant un service strict de courbe (t) = ¢ & quatre flux : Ry, Ray, Ros et R3. Les
caractéristiques de ces flux sont données dans le tableau II1.2 (priorité, période et taille de
paquet).

On peut remarquer que les flux Ry et Ry ont la méme priorité. En cas de conflit entre les
paquets de ces deux flux, on utilisera la politique DRR avec pour parametres les données de la
colonne @); du tableau II1.7

3.2.1 Agrégation NP-SP

Avec ces informations, on peut en déduire des courbes d’arrivées auxquelles ces flux se
conforment (colonne «; du tableau I11.2). Tout se passe alors comme si les flux Ro; et Ray
étaient agrégés et ne formaient qu’un seul et méme flux. On aurait donc trois flux avec les

caractéristiques du tableau III.8.
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bits

184

12

2 4 6 8 10 12 14 16 18 20 22 24 26 28 30 32 34 t
Figure II1.8 — Valeurs des y; pour les courbes de service résiduel des flux Ry (82) et R3 (53)

’ () ‘ Xi pour Ry ‘ Xi pour Rj ‘
1 4 10
2 9 14
3 14 20
4 17 28
5 22 32
6 27 38
7 32 46
8 35 50

Tableau III.9 — Valeurs de x; pour le calcul de 35 et 33
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R1
R2.1 1/3
NP-SP DRR
R2.2 2/3
R3

Figure ITI1.9 — Illustration de agrégation

Cas du flux R; C’est le flux le plus prioritaire. Sa courbe de service résiduelle est fi7 =

B —1ly =t —3. Ce qui nous donne un délai de h(ay, 577) = 5.

Cas du flux agrégé R, Pour le flux agrégé Rs, le calcul des valeurs de x; (tableau I11.9) nous
permet de tracer la courbe de service résiduel 3, de Rs. La figure I11.8 nous présente la courbe

[o du service résiduel qui sera partagé entre les flux Ry et Roo dans paragraphe 111.3.2.2.

Cas du flux R3 De méme que pour le flux agrégé R, les valeurs des x; nécessaires pour
tracer la courbe de service résiduel 3 du flux R3 se trouvent dans le tableau II1.9. La courbe
B3 est représentée dans la figure I11.8. On peut aussi lire sur cette figure la borne sur le délai

subi par ce flux. Elle est donnée par la déviation horizontale entre a3 et 85 (h(a3, f3)=12).

3.2.2 Gestion des flux Ry et Ry, avec DRR

Sur la figure I11.10 nous avons repris la répartition du service résiduel 357 du flux Ry. En

L L, d
plus, nous avons ajouté les courbes de service résiduel des flux Ry et Ry ( ;Lf{/ " pour Ry et

;lg/ " pour Ry ). Dans cette figure, Bgf/ - %@p est I'expression qui apparait dans
i=1 v

I’équation I11.35 de telle sorte qu’on ait @;‘f;/d” = 5;‘5/9’”

différents délais de ces flux : h(agy, ;”‘f;/ drr) = 22 pour le flux Ry (g1 = ig32). Les différents

— 2. On peut alors en déduire les

délais pour chaque flux se trouvent dans le tableau II1.2 (colonne Délai).

4 - Conclusion

La premiere contribution de ce chapitre concerne la politique d’ordonnancement a priorité

statique non préemptive (NP-SP). Nous avons amélioré l’ensemble des résultats dont nous
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bits
181
— B
np
- B -
1 I o, B ones <

np/gps np/drr
22~ 22

2 4 6 8 10 12 14 16 18 20 22 24 26 28 30 32 34 ¢

Figure IT1.10 — Services résiduels

avons connaissance a ce jour : nous généralisons les travaux précédents faits en calcul réseau,
en offrant des résultats numériques aussi bons, et en calculant un service résiduel strict ou
faiblement strict. Nous généralisons aussi les travaux sur 'ordonnancement de trames CAN,
puisque nous obtenons des résultats aussi bon mais que nos hypotheses sont plus larges (nous
n’avons pas a nous restreindre a des entrées périodiques et un débit constant). Il faut tout
de méme souligner deux limites : d’abord, notre travail ne s’applique qu’aux flux a paquets
de taille fixe, et ensuite, nous n’avons pas de comparaison formelle entre nos travaux et les
autres car nous calculons une formule analytique alors que les autres approches appliquent des
algorithmes. Nous avons contourné le probléme en comparant sur un tres grand nombre de
tests.

La seconde contribution concerne les politiques a partage équitable, GPS et DRR. Nous
avons montré comment la politique GPS, initialement définie comme le partage d’un débit
constant, peut se généraliser au partage de n’importe quel service strict. Comme cette politique
ne peut pas étre implémentée dans un ordonnanceur par paquet, nous avons étudié sa meilleure
implantation, DRR. Nous avons définit son service résiduel, strict, qui généralise les travaux
précédents, qui supposaient que DRR ne servait qu’a partager un débit constant.

Pour illustrer l'intérét de cette généralisation, nous avons étudié la politique hiérarchique
NP-SP/DRR. Dans cette politique, les flux sont tout d’abord servies par priorité : on peut

imaginer trois niveaux de priorité, un premier niveau de tres haute priorité pour des flux tres
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contraint, un second niveau pour les flux temps-réel a contrainte plus faible, et un dernier
niveau pour le “best-effort”. On peut ensuite vouloir partager la bande passante entre les flux
temps-réel avec une politique DRR. Le fait d’avoir calculé des services résiduels stricts permet
de simplement composer les résultats obtenus sur NP-SP et DRR sans refaire une analyse
spécifique pour NP-SP/DRR. Cet ordonnancement hiérarchique a été utilisé dans [35] pour
évaluer la possibilité d’un partage de bande passante dans ’AFDX.
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5 - Résumé des travaux

5.1 Contexte

Les systemes embarqués sont de plus en plus des systemes communicants. Par exemple, dans
un avion moderne, on trouve plusieurs applications qui s’échangent des informations a travers
le réseau avionique. Bien entendu, un comportement correct de ces applications se doit d’étre
garanti. Du point de vue du réseau, cela signifie que lorsqu’une information y est transmise,
il faudrait que celle-ci arrive a destination dans les délais. Dans un contexte de temps-réel
embarqué, un résultat juste mais hors-délai est un résultat inutilisable. D’ou la nécessité de se
doter des moyens d’évaluation du délai pire cas d'un bout du réseau a l'autre bout. Plusieurs
méthodes se sont penchées sur cette problématique : le model-checking, les méthodes a base
de trajectoire, le modele “Event stream” et le calcul réseau. Dans cette these, nous utilisons le
calcul réseau pour évaluer le délai de traversée pire cas au sein d’un réseau embarqué temps

réel.

5.2 Problématique

Le calcul réseau (network calculus) est une théorie basée sur ’algebre min-plus. 11 offre un
cadre formel de modélisation des réseaux de communication. Il a été utilisé pour certifier le
réseau AFDX embarqué dans I’A380 d’Airbus.

Dans un premier temps, nous nous sommes concentrés sur la politique de priorité statique
non préemptive, présente dans la norme AFDX, avec 1'objectif de réduire le plus possible les
sur-approximations existantes dans sa modélisation.

Apres la politique de priorité statique, qui est une politique de partage de bande passante

qui suppose une hiérarchie stricte entre flux, nous nous sommes intéressé aux politiques de

115



Conclusion générale et perspectives

partage de charge équilibrées, issues du modele théorique GPS, qui est couramment implanté

par la politique DRR.

5.3 Solution apportée

Le calcul réseau permet de garantir une certaine qualité de service a des flux du réseau a
condition que ceux-ci respectent certaines contraintes. La contrainte sur un flux se modélise par
une courbes d’arrivée, tandis-que la qualité de service se modélise au moyen d’une courbe du
service. Si un flux, respectant une contrainte représentée par une courbe d’arrivée, traverse un
serveur qui lui offre un service représenté par une courbe de service, alors ce flux subira un délai
borné par la déviation horizontale qui existe entre la courbe d’arrivée et la courbe de service.
En calcul réseau, 'expression des courbes d’arrivées des flux se fait plus ou moins bien. La
difficulté réside dans ’expression de la courbe de service offert par un nceud. Cette difficulté est
encore plus grande lorsque plusieurs flux traversent un ou plusieurs nceuds. Le service résiduel
offert a chaque flux dépend alors de la politique d’ordonnancement adoptée.

Pour le cas des priorités statiques, nous somme partis de I’hypothese selon laquelle lorsqu’un
flux est servi, il devrait bénéficier de toute la puissance de calcul du serveur. Par conséquent,
sa courbe de service devrait avoir une allure de courbe en escalier, contrairement a ce qui
existe dans la littérature. Cette courbe en escalier alterne entre moment de service (pente de
'escalier) et les moments de non service (marche de 'escalier). La solution proposée vise a
raffiner le service résiduel offert a un flux afin que la borne sur le délai subi par ce flux soit
la plus proche possible du vrai délai. Des comparaisons, analytiques quand c¢’était possible ou
expérimentales sinon, indiquent que nos résultats sont toujours aussi bons ou meilleurs que les
travaux précédents, tout en étant plus généraux.

Nous avons aussi traité de la politique de service DRR. Nous proposons une expression du
service résiduel pour un serveur offrant des services a plusieurs flux au moyen de cette politique.
Nous avons enfin montré comment réaliser un partage hiérarchique de service avec la politique

a priorité statique non préempive et la politique DRR.

6 - Perspectives de recherche

Dans I’état actuel des travaux, nous avons proposé une évaluation du service résiduel dans
un contexte d’agrégation avec priorité statique non préemptive. Ce résultat permet de généra-
liser ceux existants, dans la limite de paquets de taille fixe. Il offre plus de précisions que ceux

qui existent déja dans la littérature du calcul réseau. Il est aussi précis que les résultats issus de
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I’ordonnancement, qui sont réputés avoir le vrai pire délai avec cependant un champ d’applica-
tion restreint (service a débit constant, ensemble de taches périodiques). De plus, le fait pour
notre approche d’étre plus générale fait qu’on réussi a gérer plusieurs flux qui partagent des
politiques de service différentes. L’inconvénient majeur de nos travaux réside dans I’hypothese
selon laquelle les flux considérés ont des paquets de méme taille. Une généralisation de ces
travaux aux flux a paquets de taille variable est nécessaire pour une exploitation industrielle.

Nous avons aussi étudié la politique de partage de charge DRR, avec la aussi des résultats
généraux (tout type de courbe de service, tout type de flux d’entrée) avec la aussi des résultats
aussi précis que l'existant. Des premiers travaux ont été réalisés pour évaluer 'applicabilité de
DRR dans le contexte AFDX [35]. Ils concluent sur l'intérét de la méthode, mais soulignent
que DRR devra peut-étre étre adapté au contexte avionique, ce qui impliquera de modifier les
analyses.

De manieére plus générale, la gestion des paquets est a ce jour insatisfaisante en calcul réseau,
comparée a la maturité d’autres résultats. Un cadre générique a été ébauché dans [24, 25| et
mériterait plus d’attentions. Un premier travail pourrait étre de reprendre nos travaux sur

priorité statique par paquets et DRR dans ce cadre la pour voir son intérét et ses limites.
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Le calcul réseau (network calculus) est une théorie basée sur l'algebre min-plus. Il offre un cadre formel de
modélisation des réseaux de communication. I1 a été utilisé pour certifier le réseau AFDX embarqué dans
I’A380 de Airbus. Seulement, les bornes sur le délai annoncés par ces travaux de certification souffrent d’une
sur-approximation dans le cas précis de I'agrégation dans un contexte de priorité statique non préemptive.
L’objectif de nos travaux est de réduire cette sur-approximation. Dans cette thése, nous proposons un service
résiduel permettant d’obtenir de meilleurs bornes sur le délai dans le cas de la politique a priorité statique non
préemptive et de la politique DRR. Nous montrons aussi comment ces deux politiques peuvent étre combinées

dans une politique hiérarchique a deux niveaux.

Mots clés : Calcul réseau, QoS, réseaux temps réel embarqués, analyse de performances

The thesis addresses performance analysis of embedded real time network using network calculus. Network
calculus is a theory based on min-plus algebra. We use network calculus to assess the quality of service of
a residual flow in two context : aggregation with non-preemptive priority policy and DRR policy. The main
contribution concerns the evaluation of residual service, given to each flow. We also present how to handle DRR

and non-preemptive priority policy hierrachically.

Keywords : Network calculus, QoS, embedded real time networks, performance analysis
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