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« I’ve told you once I’ve told you a thousand times
No regrets and no remorse
No four A.M. whiskey soaked wisdom or bloody
knuckled politics
Do I regret and not a single moment will I ever repent

You may say I have lost to a better man
This may be true I cannot protest or lie
Yet maybe one who did not dare to be wrong or
even to be right

To those who did not dare to sing out of tune
Or sing a different song
To march to the beat of a different drum and speak
the truths others fear
Just give me one thing to live or die for

So here’s to comrades near and far
So raise a glass, raise your voices
Years have passed some would say
They have not been kind
Yet these are the scars of war
And we remain yet we stand
Bloodied yet unbowed

What is the standard with which I bear
What flag do we fly when marching to war
Only a nation that dare not speak its name
Nor can ever shed its pain

So here’s to comrades near and far
Raise a glass, raise hell
Years have passed closer to the grave
But this is the song we chose to sing
To the bitter end, to the end »

Primordial - Bloodied yet unbowed

https://www.youtube.com/watch?v=xWbNWsptiRY
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Résumé
Analyse et ordonnancement d’un système hiérarchique virtualisé composé

d’applications temps réel strictes

Dans le contexte des villes intelligentes, le concept de véhicule autonome prend
de l’importance dans l’objectif de mener à bien des missions de surveillance pour
la protection des infrastructures. Dans ce contexte, les véhicules aériens sans pilote
(drones) embarquent plusieurs applications (contrôle commande, communication et
vidéo) de criticités différentes avec des contraintes de certification associées souvent
hétérogènes. L’application de contrôle-commande ayant le niveau de criticité le plus
élevé doit être certifiée au plus haut niveau d’exigence. Lorsque plusieurs applica-
tions de criticité différente s’exécutent sur la même plate-forme matérielle, l’applica-
tion la plus critique impose, par contagion aux applications les moins critiques, une
certification du même niveau d’exigence que celui de l’application la plus critique.
Ce qui n’est pas toujours possible, compte tenu de la complexité des applications,
et peut conduire à un coût de certification qui peut être important. Une solution à
ce problème consiste à utiliser un système de virtualisation basé sur un hyperviseur
certifié, assurant une isolation spatiale et temporelle des applications. Chaque appli-
cation s’exécute alors dans une machine virtuelle (VM) dédiée. L’activation des VMs
est gérée par l’hyperviseur en charge de cette isolation.

D’un point de vue de l’ordonnancement, cela forme un système hiérarchique à
deux niveaux. Les VMs sont ordonnancées par l’hyperviseur au premier niveau, les
tâches de chaque VM sont ordonnancées au second niveau par un algorithme d’or-
donnancement spécifique. Nous considérons dans cette thèse un ordonnancement à
priorité fixe au second niveau.

Nos travaux s’intègrent dans le contexte du projet de drone de surveillance CEOS.
Dans ce projet, le but est de créer un drone autonome de surveillance à but non mi-
litaire. Il s’agit d’un projet FUI avec différents partenaires tels que l’INRIA, Enedis,
EDF, Sysgo, Alerion, Thalès, ou encore l’aéroport de Caen. Ce drone est défini pour
trois cas d’usage : (i) la surveillance des lignes électriques dans le réseau ENEDIS,
(ii) la surveillance de conduites d’eau dans les montagnes pour EDF et (iii) la sur-
veillance de clôtures dans l’aéroport de Caen. Pour le projet CEOS, un hyperviseur
de type 1 développé par la société Sysgo (PikeOs) a été choisi. PikeOs est certifié
DAL-A pour divers standards avioniques tels que ARINC 653 et MILS. C’est grâce à
ses certifications que cet hyperviseur a été choisi. Une de ses particularités est qu’il
est possible de maîtriser l’ordonnancement de niveau 1 des VMs. Pour le niveau 1,
l’ordonnancement des machines virtuelles à l’aide d’une table d’ordonnancement
doit être déterminé au préalable, aucun algorithme n’étant imposé. Concernant les
tâches exécutées par les VMs, leur ordonnancement est déterminé par le système
d’exploitation temps réel associé à la machine virtuelle. Il est également possible
d’introduire des tâches directement dans PikeOS qui seront alors ordonnancées par
un ordonnancement à priorité fixe.

La liberté du choix d’algorithme pour l’ordonnancement de premier niveau im-
plique plusieurs questions : «comment ordonnancer les machines virtuelles pour
permettre aux tâches de respecter leurs échéances?». Dans les conditions d’un or-
donnancement déterminé à l’avance pour les machines virtuelles, «quel ordonnan-
cement donnerait un bon taux de succès pour les tâches?». C’est à ces différentes
questions que nous répondons tout au long de cette thèse, en commençant par for-
maliser et analyser le modèle d’ordonnancement hiérarchique à deux niveaux. Grâce
à cette analyse, nous déterminons un premier ordonnancement pour les machines
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virtuelles garantissant un taux d’utilisation pour la VM selon une approche à pério-
dicité stricte, pour des périodes d’activation des VMs harmoniques. Cette approche
conduit à activer les VMs selon un motif d’activation constitué d’un seul slot, activé
périodiquement.

Ce seul algorithme ne permet pas toujours de répondre à la question car toutes
les machines virtuelles ne sont pas ordonnançables grâce à ce seul algorithme, c’est
pourquoi nous proposons un second algorithme, appelé algorithme proportionnel
itératif, qui s’inspire de l’ordonnancement P-fair. Il nous permet ainsi de compléter
la table d’ordonnancement des machines virtuelles qui ne sont pas ordonnançables
par la première approche.

Concernant l’ordonnancement de niveau 2, nous considérons un ordonnance-
ment à priorité fixe au niveau des tâches. Les tâches sont modélisées par des tâches
sporadiques à échéances arbitraires. Nous établissons les conditions d’ordonnança-
bilité des tâches pour un motif arbitraire d’activation périodique de la VM en charge
de l’exécution de ces tâches. Nous nous intéressons ensuite à l’ordonnancement de
niveau 2 Dual Priority pour obtenir un meilleur taux de succès pour des tâches or-
donnancées dans un modèle hiérarchique à deux niveaux. Cet ordonnancement bien
que non optimal a un très bon taux de succès même pour des charges élevées. Cet
ordonnancement nécessite d’affecter deux priorités fixes à la tâche : la première à la
date de son activation, la seconde à une de ses échéances de promotion. Nous propo-
sons deux algorithmes permettant de choisir de manière efficace les deux priorités
fixes et l’échéance de promotion.

Pour obtenir les différents taux de succès des algorithmes proposés, nous avons
développé un simulateur d’ordonnancement temps réel pendant la thèse. L’outil dé-
veloppé se veut générique et extensible. De plus, pour valider les algorithmes pré-
sentés dans cette thèse, nous avons également développé un outil pour le projet
CEOS qui permet de déterminer la table d’ordonnancement des machines virtuelles
à utiliser pour PikeOS. Les recherches ainsi présentées ne sont pas uniquement théo-
riques mais visent à être appliquées dans des projets concrets utilisant PikeOS pour
l’administration de machines virtuelles.
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Abstract
Analysis and scheduling of hierarchical virtualized systems composed of hard

real-time applications

In the context of smart cities, the concept of autonomous vehicle is gaining im-
portance in the objective of carrying out surveillance missions for the protection of
infrastructures. In this context, unmanned aerial vehicles (drones) embed several
applications (control command, communication and video) of different criticality
with often heterogeneous associated certification constraints. The instrumentation
and control application with the highest level of criticality must be certified at the
highest level of requirement. When multiple applications of different criticality run
on the same hardware platform, the most critical application contagiously imposes
certification on the less critical applications to the same level of requirement as that
of the most critical application. This is not always possible given the complexity of
the applications and can lead to a certification cost which can be significant. One
solution to this problem is to use a virtualization system based on a certified hy-
pervisor, providing spatial and temporal isolation of applications. Each application
then runs in a dedicated virtual machine (VM). The activation of VMs is managed
by the hypervisor in charge of this isolation.

From a scheduling point of view, this forms a two-level hierarchical system. VMs
are scheduled by the hypervisor at the first level, the tasks of each VM are scheduled
at the second level by a specific scheduling algorithm. We consider in this thesis a
fixed priority scheduling at the second level.

Our work fits into the context of the CEOS surveillance drone project. In this
project, the goal is to create an autonomous surveillance drone for non-military pur-
poses. This is a FUI project with various partners such as INRIA, Enedis, EDF, Sysgo,
Alerion, Thalès, Caen airport. This drone is defined for three use cases: (i) monitor-
ing power lines in the ENEDIS network, (ii) monitoring water pipes in the moun-
tains for EDF and (iii) monitoring fences in the Caen airport.

For the CEOS project, a type 1 hypervisor developed by the Sysgo company
(PikeOs) was chosen. PikeOs is certified DAL-A for various avionics standards such
as ARINC 653 and MILS. It is thanks to its certifications that this hypervisor was
chosen. One of its peculiarities is that it is possible to master the level 1 scheduling
of VMs. For level 1, the scheduling of virtual machines using a scheduling table
must be determined beforehand, no algorithm is imposed. Regarding the tasks exe-
cuted by the VMs, their scheduling is determined by the real-time operating system
associated with the virtual machine. It is also possible to introduce tasks directly
into PikeOS which will then be scheduled by a fixed priority scheduling.

The freedom to choose an algorithm for first-level scheduling involves several
questions: How to schedule VMs so that all tasks in their VM meet their deadlines?
Under the conditions of predetermined scheduling for virtual machines, which schedul-
ing would give a good success ratio for the scheduling of tasks?

It is to these different questions that we answer throughout this thesis, starting
by formalizing and analyzing the two-level hierarchical ordering model. Thanks to
this analysis, we determine a first scheduling for the virtual machines for the VM
according to a strict periodicity approach guaranteeing a utilization rate, for VMs
with harmonic periods of activation. This approach leads to activating the VMs
according to an activation pattern consisting of a single slot, activated periodically.

This single algorithm does not always answer the question because not all virtual
machines are schedulable thanks to this single algorithm. That is why we propose
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a second algorithm, called Proportional Iterative Algorithm, which is inspired by
the P-Fair scheduling. It thus allows us to complete the scheduling table of virtual
machines which are not schedulable by the first approach.

Regarding the scheduling of tasks at level 2, we consider a fixed priority schedul-
ing. Tasks are modeled as sporadic tasks with arbitrary deadlines. We establish the
conditions for the scheduling of tasks for an arbitrary VM pattern of activation in
charge of running these tasks. We then turn to Dual Priority level 2 scheduling to
achieve a better success ratio for tasks scheduled in a two-level hierarchical model.
This scheduling, although not optimal, has a very good success ratio even for high
loads. This scheduling requires assigning two fixed priorities to the task, the first at
the activating the task, the second at a promotion deadline. We propose two algo-
rithms to efficiently choose the two fixed priorities and the promotion deadline.

To obtain the different success ratio of the proposed algorithms, we developed a
real-time scheduling simulator during the thesis. The tool developed is intended to
be generic and extensible. In addition, to validate the algorithms presented in this
thesis, we have also developed a tool for the CEOS project which makes it possible to
determine the virtual machine scheduling table to be used for pikeOS. The research
presented in this way is not only theoretical but aims to be applied in real projects
for any PikeOS user who uses virtual machines.
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Chapitre 1

Introduction

Dans ce premier chapitre, nous commençons par présenter la problématique de cette
thèse ainsi que son contexte, le projet CEOS, qui nous a poussés à développer le
modèle utilisé dans la thèse. Nous décrivons ensuite les différentes étapes de cette
thèse pour répondre à la problématique.
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2 Chapitre 1. Introduction

1.1 Problématique

Avec l’évolution de la puissance des processeurs, il est de plus en plus fréquent de
n’utiliser qu’un seul processeur et ses différents cœurs pour différentes applications.
Un problème majeur se pose alors : «comment répartir les différentes ressources du
processeur entre les différentes applications tout en s’assurant que toutes les tâches
de chaque application se terminent avant un délai fixé?».

Pour introduire précisément le contexte, nous fixons quelques éléments de ter-
minologie. Ici, les applications sont un regroupement de tâches, qui correspondent
à des programmes. Ainsi, chaque programme, donc tâche, doit terminer son exé-
cution avant un délai donné, appelé échéance. Si l’on souhaite isoler ces tâches du
reste des applications, il existe deux approches majeures. La première consiste en
l’installation des applications dans des conteneurs distincts sur un même système
d’exploitation. La seconde consiste en la séparation des applications dans différentes
machines virtuelles exécutant chacune leur propre système d’exploitation. Cette der-
nière approche implique l’utilisation d’un hyperviseur entre la couche matérielle et
les machines virtuelles pour gérer l’ordonnancement de celles-ci.

La première solution est moins gourmande en ressources, du fait de l’utilisation
d’un seul système d’exploitation, mais cela impose à toutes les applications d’utiliser
le même système, et surtout d’avoir un système d’exploitation capable de garantir
l’isolation spatiale et temporelle entre les différentes applications. Dans le cadre de
cette thèse, nous choisissons la deuxième solution, à savoir l’utilisation des machines
virtuelles. Sur des projets industriels, cela permet de n’assurer l’isolation spatiale
et temporelle qu’à travers l’hyperviseur, et cela permet une plus grande souplesse
pour le développement des applications. En effet, chaque équipe qui travaille sur
une application ne doit s’occuper que de sa propre application et peut travailler à
son rythme, sans avoir à interagir avec les autres équipes, sur le système d’exploita-
tion de son choix qui ne supporte pas forcément la containérisation (e.g. FreeRTOS).
Le seul moment où les équipes devront s’organiser sera au moment de l’intégration
des différentes machines virtuelles sur l’hyperviseur. Un tel comportement, notam-
ment pouvoir travailler sur des systèmes d’exploitation différents, n’est pas possible
à l’aide de conteneurs.

Pour garantir l’isolation spatiale et temporelle entre les différentes machines vir-
tuelles, il existe de nombreuses certifications telles que DO-178C, DAL-A et ARINC
653. Ces certifications permettent de garantir qu’une défaillance d’une machine vir-
tuelle n’impacte pas les autres. Il faut également pouvoir garantir que les machines
virtuelles ne peuvent pas influer involontairement l’une sur l’autre. Par exemple,
il ne faut pas qu’une machine virtuelle puisse écrire dans l’espace mémoire d’une
autre machine virtuelle sans que l’espace mémoire en question ne soit volontaire-
ment partagé. Tous ces éléments font partie de l’isolation.

Il est également intéressant de pouvoir certifier chaque machine virtuelle indé-
pendamment l’une de l’autre afin de ne pas avoir à certifier les applications au plus
haut niveau de certification. Chaque certification a un coût et ce coût peut repré-
senter une part importante du budget alloué au développement du système. Nous
parlons alors de niveaux de certifications. Dans notre cas, la première machine vir-
tuelle a le plus haut niveau de certification, la seconde machine virtuelle a le second
plus haut niveau de certification, et ainsi de suite. Cela permet de réduire les coûts de
certification entre chaque machine virtuelle. Nous parlons alors de criticité multiple.

Pour les tâches à l’intérieur des machines virtuelles, nous considérons dans cette
thèse des tâches sporadiques. Elles sont réactivées avec un intervalle minimal entre
deux activations. Nous nous intéressons plus particulièrement à vérifier le respect
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des échéances de ces tâches, exécutées au sein de machines virtuelles dont l’ordon-
nancement est à déterminer.

1.2 Projet CEOS

Les besoins présentés précédemment ne sont pas uniquement motivés par la re-
cherche théorique, mais correspondent également à une réalité industrielle. En ef-
fet, cette thèse s’inscrit dans le contexte du projet CEOS. Ce projet est un projet
FUI22 dont le but est de développer un drone autonome de surveillance civile. De
nombreux partenaires industriels, tels que la DGAC, Enedis, EDF, les aéroports de
Lyon et de Caen Carpiquet, ADCIS, Thalès se sont associés à ESIEE Paris, l’INRIA
et l’Université de Lorraine pour le développement de cette solution. Ce drone aura,
par exemple, pour mission d’effectuer une inspection pour repérer un défaut sur une
clôture ou un défaut sur une ligne électrique. Actuellement, ces inspections sont réa-
lisées de visu et peuvent se révéler très coûteuses (un hélicoptère est parfois déployé
pour pouvoir les effectuer).

Au sein de ce consortium, plusieurs équipes, localisées dans des endroits dis-
tincts doivent travailler sur les différentes parties du drone. Jusqu’à quatre parties
distinctes ont été identifiées : le contrôle-commande, la communication, l’analyse
vidéo et la navigation. Ces parties sont développées en parallèle par les différentes
équipes. Dans ce contexte, l’utilisation de machines virtuelles se révèle particulière-
ment adaptée. En effet, chaque équipe peut développer sa partie dans un environne-
ment cloisonné par la machine virtuelle développée et administrée par ses propres
soins.

L’entreprise SYSGO, éditrice de l’hyperviseur temps réel PikeOS, est l’un des
fournisseurs de technologie du projet CEOS. PikeOS est un hyperviseur certifié avio-
nique ARINC 653, MILS et DO-178C. Il représente donc un candidat de prédilection
pour le développement de la partie hypervision du projet CEOS. Étant donné que
cette thèse est effectuée en parallèle du projet CEOS, nos travaux porteront sur des
modèles basés sur les propriétés de cet hyperviseur. Afin de comprendre, modéliser
et travailler sur ces modèles, le début de cette thèse se concentrera sur leur analyse.

Une première remarque peut être faite sur l’hyperviseur PikeOS : l’ordonnance-
ment des machines virtuelles est effectué hors-ligne grâce à une table d’ordonnan-
cement périodique. Il faut donc définir au préalable dans cette table d’ordonnan-
cement quelle machine virtuelle s’exécute et sur quel intervalle de temps. La table
d’ordonnancement définie se répète infiniment dans le temps.

C’est notamment ce point qui est novateur, à notre connaissance, dans les re-
cherches effectuées dans le domaine de l’ordonnancement temps réel. Précédem-
ment, les machines virtuelles étaient ordonnancées par des algorithmes précis. Or,
dans PikeOS, le choix est laissé libre à l’utilisateur. Il peut donc utiliser des algo-
rithmes existants ou optimiser l’ordonnancement des machines virtuelles par rap-
port aux tâches contenues dans celles-ci.

1.3 Organisation

Pour répondre au problème de l’ordonnancement des machines virtuelles hypervi-
sées, la thèse est organisée comme suit :

Chapitre 2 : Ce chapitre présente les différents modèles couramment étudiés
dans le contexte de l’ordonnancement des systèmes temps réel. Il présente les mo-
dèles de tâches, d’architectures matérielles, de contraintes temporelles ainsi que les
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algorithmes d’ordonnancements temps réel classiques avec leurs conditions d’or-
donnançabilité associées. Nous présentons ensuite le modèle que nous utilisons dans
la thèse, à savoir un modèle hiérarchique à deux niveaux dans lequel l’ordonnan-
cement de premier niveau pour les machines virtuelles doit être défini à l’avance
par une table d’ordonnancement. Pour cela, nous définissons d’abord des implé-
mentations de systèmes temps réels afin d’avoir une idée des modèles hiérarchiques
couramment utilisés. Nous présentons ensuite les différents modèles de criticité et
celui que nous utilisons dans cette thèse, pour terminer par une présentation de l’or-
donnancement Dual Priority, qui est une classe d’algorithme d’ordonnancement que
nous utilisons pour le second niveau.

Chapitre 3 : Dans ce chapitre, nous présentons plus explicitement le modèle hié-
rarchique utilisé, ainsi que des conditions d’ordonnançabilité aussi bien pour les
tâches que pour les machines virtuelles. Pour cela, nous commençons par définir
le concept de candidat d’instant critique pour les tâches dans un tel modèle puis
deux méthodes de calcul du temps de réponse pire cas des tâches pour ce modèle.
La première méthode est spécifique à l’algorithme d’ordonnancement des machines
virtuelles utilisé dans le chapitre 4 où une machine virtuelle n’est activée périodi-
quement qu’une seule fois, et la seconde concerne le cas général d’un motif arbitraire
d’activation des machines virtuelles, utilisée dans le chapitre 5.

Chapitre 4 : Ce chapitre permet de définir le concept d’harmonicité des périodes
d’activation des machines virtuelles. Cette notion sera utilisée tout au long de la
thèse. Elle concerne les périodes des machines virtuelles entre elles. Grâce aux condi-
tions d’ordonnançabilité précédemment définies, nous déduisons les paramètres des
différentes machines virtuelles qui sont alors ordonnancées et dont les paramètres
sont trouvés de manière itérative, par ordre de criticité décroissant. Pour cela, nous
utilisons un algorithme spécifique pour ordonnancer rapidement des machines vir-
tuelles qui ont des périodes harmoniques.

Chapitre 5 : Ce chapitre améliore l’ordonnancement trouvé pour les machines
virtuelles dans le chapitre précédent. En effet, cet ordonnancement ne permet pas
nécessairement de garantir le respect des échéances de toutes les tâches dans le cas
de machines virtuelles avec des périodes harmoniques. Pour compléter l’ordonnan-
cement, nous présentons deux approches basées sur l’ordonnancement P-fair. La
première consiste en la résolution d’un problème de programmation linéaire et la se-
conde en un algorithme à proprement parler. Nous proposons ensuite une solution
pour ordonnancer dans un premier temps le plus de machines virtuelles possibles
grâce à l’approche basée sur des périodes de machines virtuelles harmoniques, puis
de la compléter grâce à un algorithme adapté de P-fair. Cela nous permet d’obtenir
un ordonnancement pour le plus de machines virtuelles possibles.

Chapitre 6 : Dans ce chapitre, nous nous intéressons à l’ordonnancement des
tâches au sein des machines virtuelles, et non plus à celui des machines virtuelles.
Jusqu’à présent, un seul algorithme était utilisé pour l’ordonnancement des tâches,
à savoir l’algorithme d’ordonnancement à priorités fixes Rate Monotonic. Les per-
formances en terme d’ordonnançabilité de cet algorithme étant connues pour ne pas
être aussi bonnes que pour des ordonnancements à priorité dynamique, nous nous
intéressons maintenant à l’ordonnancement Dual Priority. Cet ordonnancement pro-
pose un compromis intéressant entre la simplicité d’implémentation de Rate Mono-
tonic dans un système réel et le taux de succès d’un algorithme optimal tel que Ear-
liest Deadline First. Après avoir décrit l’ordonnancement Dual Priority et les diffé-
rents algorithmes habituellement utilisés pour déterminer les paramètres des tâches
spécifiques à cet algorithme, nous intégrons ces derniers à notre modèle hiérarchique
à deux niveaux.
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Chapitre 7 : Dans ce chapitre, nous présentons les différents outils développés
au cours de cette thèse. Nous commençons par introduire notre générateur de tâches
aléatoires permettant de stocker les jeux de tâches dans une base de données pour
pouvoir y tirer aléatoirement des jeux de tâches correspondant à certains critères
(tels qu’une utilisation précise). Nous présentons ensuite un simulateur d’ordonnan-
cement temps réel qui nous permet de tester les algorithmes et d’obtenir des taux de
succès. Enfin, nous décrivons un outil qui a été développé dans le cadre du projet
CEOS afin de tester les algorithmes dans un projet concret et aussi de configurer
l’hyperviseur PikeOS.

Chapitre 8 : Ce chapitre de conclusion rappelle toutes les solutions proposées au
cours de ces différentes années de thèse ainsi que les perspectives de recherches qui
peuvent être envisagées pour parfaire et continuer les travaux effectués.
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Chapitre 2

État de l’art

Dans ce chapitre, nous définissons les notions fondamentales utilisées dans le contexte
de l’ordonnancement temps réel. Nous définissons également les différents modèles
utilisés dans cette thèse qui nous ont permis d’établir ceux que nous utilisons.

Parmi ceux-là, nous commençons par présenter les différents modèles de tâches,
pour savoir ce que nous devons ordonnancer. Nous présentons également les archi-
tectures matérielles, celles-ci influant sur la modélisation de la machine pour savoir
sous quelles conditions ordonnancer les tâches, avant de présenter différents algo-
rithmes d’ordonnancements, pour avoir un point de vue global de ce qui peut être
utilisé et mieux nous situer.

Nous présentons ensuite différentes implémentations de systèmes temps réel,
en commençant par les systèmes d’exploitation temps réel, puisque c’est spécifique-
ment pour de tels systèmes que nos travaux sont développés. Plus précisément, nos
travaux s’inscrivent dans le cadre spécifique des systèmes d’exploitation temps réel
virtualisés. Nous présentons ainsi ce qu’est la virtualisation et ce qu’elle implique
sur les systèmes d’exploitation temps réel.

Du fait que la virtualisation implique deux couches logicielles (l’hyperviseur et
le système d’exploitation invité), nous travaillons sur un modèle d’ordonnancement
hiérarchique à deux niveaux. Nous présentons, tout d’abord, pour ce modèle une
approche issue de l’état de l’art, basée sur des serveurs de tâches, avant de le pré-
senter au travers de la virtualisation.

Chaque système d’exploitation temps réel utilisé dans un système virtualisé prend
en charge une application précise. Chaque application n’ayant pas la même criticité,
la notion de criticité a été déclinée dans l’état l’art selon deux approches : l’approche
à criticité mixte et l’approche à criticité multiple. Nous précisons par la suite quelle
approche nous considérons dans cette thèse.

Dans ce manuscrit, nous nous basons sur différentes applications associées à des
machines virtuelles. Chaque application est contenue dans une machines virtuelle.
Chaque machine virtuelle est associée à au plus un cœur. Ainsi, nous cherchons à sa-
voir comment ordonnancer, dans un contexte multi-cœurs les différentes machines
virtuelles ainsi que les tâches contenues dans chaque machine virtuelle. Ce proces-
sus peut ainsi se répéter pour les différents cœurs utilisés.

Nous finissons par présenter un dernier algorithme d’ordonnancement, Dual
Priority, qui est une approximation sous-optimale d’un ordonnancement à priorités
fixes, donnant de très bons taux de succès. Il sera ensuite intégré dans notre modèle,
avant de conclure en précisant nos notations et modèles utilisés.

Sommaire
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8 Chapitre 2. État de l’art

3.4 Temps de réponse pire cas dans le cas général . . . . . . . . . . . . 65
3.5 Conditions d’ordonnançabilité . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . 71



2.1. Modèles pour le temps réel 9

2.1 Modèles pour le temps réel

Dans cette section, nous présentons différents modèles pour l’ordonnancement temps
réel. Nous commençons par détailler différents modèles de tâches, pour comprendre
ce que nous cherchons à ordonnancer, ainsi que différents modèles d’architecture,
pour savoir sur quelle architecture les tâches peuvent être ordonnancées avant de
présenter les principaux modèles d’algorithmes d’ordonnancements.

2.1.1 Modèles de tâches

Nous détaillons maintenant les modèles de tâches les plus couramment utilisés dans
le contexte de l’ordonnancement temps réel. Une tâche est une modélisation d’un
processus informatique qui correspond à un programme à exécuter. Le modèle de
tâches le plus élémentaire est le modèle périodique. Celui-ci permet de définir une
tâche dont les instances sont activées à intervalles réguliers.

Définition 1 (Jeu de tâches)
Un jeu de tâches est un ensemble de tâches noté τ. Chaque tâche du jeu de tâches est ainsi
notée τi où i va de 1 à n pour un système à n tâches.

Définition 2 (Instance de tâche)
Une instance de tâche est créée à chaque nouvelle activation de la tâche. C’est donc une
succession d’instances de tâches qui sont exécutées par la machine.

Définition 3 (Activation d’une tâche)
L’activation d’une tâche génère une nouvelle instance de tâche qui sera ensuite exécutée en
fonction de l’algorithme d’ordonnancement du système.

Définition 4 (Tâche concrète et tâche non concrète)
Une tâche concrète est une tâche dont l’instant de première activation de sa première instance
est connu. Sinon, elle est dite non-concrète.

Définition 5 (Jeu de tâches synchrone)
Un jeu de tâches est dit synchrone s’il existe un instant dans la vie du système où toutes les
tâches ont une instance activée en même temps.

Nous considérons dans cette thèse des tâches non concrètes (sauf dans le cas
particulier du Chapitre 6 sur l’ordonnancement Dual Priority où les tâches sont sup-
posées synchrones et concrètes).

Définition 6 (Tâche périodique)
Une tâche périodique τi(Ci, Ti, Di) est une tâche qui génère des instances de tâches dont :
(i) la durée d’exécution pire cas Worst Case Execution Time (WCET) est notée Ci, l’inter-
arrivée entre deux instances successives est égale à Ti et où Di est l’échéance relative associée
à toute instance de la tâche τi.

En exemple de tâche périodique, nous pouvons citer la lecture des données re-
cueillies par un capteur. En effet, il est fréquent que ces données soient lues et traitées
à intervalles réguliers.

Définition 7 (Tâche apériodique)
Une tâche apériodique est une tâche qui ne s’exécute qu’une fois pendant la durée de vie
du système. Contrairement aux tâches périodiques, elle n’est donc définie que par sa durée
d’exécution pire cas WCET et son échéance relative. Dans le cas d’une tâche concrète, sa date
peut également être précisée.
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Définition 8 (Tâche sporadique)
Une tâche sporadique, τi(Ci, Ti, Di), est une tâche pour laquelle, contrairement à la tâche
périodique, Ti est une borne minimale sur l’inter-arrivée entre deux instances successives de
la tâche. Les autres paramètres sont identiques au modèle périodique.

Par définition, une tâche sporadique est forcément non concrète. Nous donnons
maintenant des notations supplémentaires liés aux tâches périodiques ou spora-
diques.

Définition 9 (Utilisation d’une tâche)
L’utilisation Ui de la tâche τi(Ci, Ti, Di) est définie par Ui =

Ci
Ti

. Elle correspond à la charge
induite par la tâche au processeur.

Définition 10 (Utilisation d’un jeu de tâches)
L’utilisation d’un jeu de tâches correspond à la somme des utilisations des tâches. Pour un
jeu de tâches τ de n tâches, l’utilisation du jeu de tâches U se définit ainsi :

U = ∑ Ui, ∀τi ∈ τ

La relation entre les échéances relatives des tâches et leur inter-arrivée déter-
mine le modèle d’échéance du jeu de tâches associé. Nous distinguons les modèles
à échéance sur requête, à échéance contrainte et à échéance arbitraire.

Définition 11 (Échéance sur requête)
Un jeu de tâches est à échéance sur requête si pour toute tâche τi du jeu de tâches, Di = Ti.

Définition 12 (Échéance contrainte)
Un jeu de tâches est à échéance contrainte si pour toute tâche τi du jeu de tâches, Di ≤ Ti.

Définition 13 (Échéance arbitraire)
Un jeu de tâches est à échéance arbitraire s’il n’existe pas une relation imposée entre Ti et
Di pour toutes les tâches (l’échéance d’une tâche peut être inférieure, égale ou supérieure à
l’inter-arrivée de la tâche).

Nous considérons dans cette thèse des jeux de tâches à échéances sur requête.

τi

0 5 10

FIGURE 2.1 : Exemple de deux instances de la tâche périodique
τi(2, 5, 4)

Exemple : La Figure 2.1 indique graphiquement les instants d’exécution de la
tâche périodique τi(2, 5, 4). Comme la tâche est seule dans le système, elle s’exécute
dès qu’elle est active. Les flèches vers le haut représentent les dates auxquelles la
tâche est activée et donc où une nouvelle instance de tâche est créée. Cela corres-
pond à chaque nouvelle période d’activation, toutes les 5 unités de temps, soit en
date 0 (date de première activation), 5 et 10. Ces dates coïncident, dans cet exemple,
avec les dates d’exécution, la tâche étant seule. Les flèches vers le bas, quant à elles,
représentent les dates d’échéances relatives à chaque début de période. Par exemple,
la période est de 5, et l’échéance de 4. Les dates d’échéances sont donc en 0 + 4 = 4
et 5 + 4 = 9. Les zones pleines correspondent à l’exécution des instance de la tâche.
Ici, son WCET est de 2. Son exécution se fait ainsi en pire cas de la date 0 à la date 2
et de la date 5 à la date 7.
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Un des plus simples modèles que l’on retrouve dans la littérature de l’état de l’art
est celui des tâches périodiques. Il a été initialement défini dans [117]. Les auteurs
proposent une analyse du système en considérant des algorithmes d’ordonnance-
ment qui seront vus dans la Section 2.1.3. Ce modèle impose que les tâches soient
activées avec une inter-arrivée constante. Cette hypothèse est parfois trop contrai-
gnante et peut même s’avérer irréalisable pour certains systèmes qui réagissent à
des événements externes au système. C’est pourquoi le modèle de tâche sporadique
a été introduit [125]. Ce modèle reprend les mêmes paramètres que le modèle pério-
dique, mais la période devient une période d’inter-arrivée minimale. Cela signifie
que la tâche ne peut pas être réactivée avant un certain temps qui correspond à la
période d’inter-arrivée minimale.

Pour donner un exemple de tâche sporadique dans un système temps réel, nous
pouvons prendre celui des entrées clavier. Si l’utilisateur appuie trop rapidement, les
données ne sont plus prises en compte. En revanche, si l’utilisateur appuie avec un
intervalle de temps minimum entre deux appuis, les données sont prises en compte.
L’utilisateur peut également ne pas appuyer du tout. Le temps entre deux activa-
tions de la tâche n’est donc pas connu a priori. L’inter-arrivée est donc une borne
inférieure sur les instants d’activation entre deux instances successives de la tâche, il
n’y a pas de borne supérieure. La tâche peut ainsi ne jamais se réactiver comme être
réactivée à la période d’inter-arrivée minimale suivante.

τi

0 5 10

FIGURE 2.2 : Exemple de tâche sporadique τi(2, 5, 4)

Exemple : Nous montrons dans la Figure 2.2 une tâche sporadique dans un sys-
tème où cette tâche est seule. La tâche présentée possède les mêmes paramètres que
la tâche de la Figure 2.1. Mais cette fois la tâche est sporadique : sa période devient
donc une période d’inter-arrivée minimale. La flèche vers le haut en pointillés in-
dique la période d’inter-arrivée minimale. Ici, la date de la deuxième activation se
fait à la date 6, bien que sa période d’inter-arrivée minimale ne soit que de 5. La se-
conde échéance est ainsi retardée : au lieu de se faire à la date 9, elle se fait ainsi en
10 (seconde date d’activation = 6 + échéance = 4).

Les modèles périodiques et sporadiques sont les modèles fondamentaux puis-
qu’ils sont utilisés la plupart du temps comme base pour les autres modèles. Cela est
dû aux systèmes temps réels. En effet, la plupart des systèmes temps réels sont des
systèmes embarquant un grand nombre de capteurs et d’actionneurs, il faut donc
pouvoir traiter les informations reçues par les capteurs et agir à intervalles régu-
liers, ce qui génère donc des modèles périodiques et sporadiques. Nous présentons
maintenant une première extension, le modèle périodique avec offset ([73]). Un off-
set s’applique au modèle de tâches concrètes, il consiste à décaler la date de première
activation d’une tâche d’un délai fixé, défini en paramètre de la tâche. Grâce à l’off-
set, il devient, par exemple, possible de retarder la lecture d’un capteur de façon à
empêcher la lecture dès le démarrage du système.

Définition 14 (Offset)
L’offset est un délai imposé pour la date de première activation d’une tâche par rapport à la
date de démarrage du système. Ce délai retardera toutes les activations suivantes. La première
activation d’une tâche périodique τi(Ci, Ti, Di) est ainsi faite à Oi, et les activations suivantes
à Oi + k× Ti où k ∈ N.
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Une tâche périodique avec offset s’écrit ainsi :

τi(Ci, Ti, Di, Oi)

Un exemple est donné dans la Figure 2.3. Dans cet exemple, l’offset est fixé à 1.
La première activation de la tâche ne se fait donc qu’à la date 1, et non plus dès le
démarrage du système (à la date 0).

Dans la Figure 2.3, la première instance de la tâche τi ne commence donc qu’à la
date 1, et la suivante à 6. Son échéance est également décalée aux dates 5 et 10.

τi

0 5 10

FIGURE 2.3 : Exemple de tâche avec offset τi(2, 5, 4, 1)

Définition 15 (Surcoût - Overhead)
Le surcoût est une borne sur le coût système supplémentaire ajouté à l’exécution d’une ins-
tance d’une tâche. Il peut intervenir à chaque début d’exécution de l’instance d’une tâche.
Ce coût intègre un coût de changement du contexte de l’instance lorsqu’elle est sélectionnée
pour être exécutée, auquel s’ajoute un coût de préemption maximum pour l’instance. Le coût
de préemption maximum est égal à la somme des coûts de préemption liés aux instances des
tâches plus prioritaires qui s’activent pendant la période d’activation de l’instance.

Dans cette thèse, nous ne prenons pas en compte les surcoûts des tâches, ils sont
supposés être intégrés aux WCETs des tâches. En revanche, cette notion de surcoût
sera par contre prise en compte dans le Chapitre 4, dans le contexte de l’activation
de Virtual Machine (VM) par un hyperviseur temps réel.

Maintenant que nous avons vu ce que nous cherchons à ordonnancer, à savoir
les tâches, nous décrivons les différents modèles d’architectures en charge de les
exécuter.

2.1.2 Modèles d’architecture matérielle

Dans cette section, nous montrons les différents types d’architectures matérielles
existants.

Une architecture matérielle est composée d’un ensemble de composants infor-
matiques interconnectés entre eux. Elle contient, au moins, un processeur, de la mé-
moires Random Access Memory (RAM), des périphériques d’entrée-sortie et de sto-
ckages. Un processeur est une entité physique qui regroupe un ou plusieurs cœurs.
Un cœur est un ensemble de circuits permettant d’exécuter les différentes instruc-
tions qui constituent un programme informatique. Chaque cœur est cadencé par une
horloge qui rythme l’exécution des instructions. Plus sa fréquence est élevée, plus le
cœur traitera d’informations en une seconde. Notons que les cœurs d’un processeur,
et plus précisément ses cœurs, peuvent avoir des architectures différentes. Un pro-
cesseur, plus précisément ses cœurs, contiennent également différentes mémoires
caches. La mémoire cache est une mémoire très proche, voire à l’intérieur du proces-
seur et des cœurs. Elle permet de manipuler des copies d’autres mémoires avec un
temps d’accès nettement inférieur aux autres mémoires (le facteur de vitesse d’accès
peut dépasser 1000). Il existe différents types de mémoire cache, du plus rapide au
plus lent (et de la plus petite mémoire à la plus grande) : L1, L2 et L3. L’ensemble
de ces paramètres (type de processeur, fréquence, mémoire cache) induit donc des
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temps d’exécution différents pour une même suite d’instructions exécutée sur diffé-
rents cœurs. Dans une architecture homogène tous les cœurs sont identiques et ont
une même fréquence contrairement à une architecture hétérogène.

Toutes ces caractéristiques (fréquence, type de cœur, nombre de cœurs, mémoires
caches...) influent très fortement sur la durée d’exécution des programmes. En par-
ticulier, si le processeur dispose de plusieurs cœurs, chacun d’eux peut exécuter un
programme en parallèle, et donc dans notre cas, plusieurs tâches. Pour une archi-
tecture mono-processeur le rôle de l’ordonnanceur pouvait se définir en une seule
question : «quand exécuter une tâche?». Dans le cas multi-processeurs, multi-cœurs,
cette question devient double : «quand et où exécuter une tâche?».

Dans cette thèse, nous supposons que le WCET des tâches est connu. Déterminer
la valeur du WCET d’une tâche est un problème de plus en plus complexe avec les
architectures matérielles existantes, les mémoires caches introduisent une variabilité
des durées d’exécution importante, leur prise en compte est un thème de recherche
encore très actif, en particulier avec une approche probabiliste des WCETs ([122]).

Presque tous les processeurs permettent aujourd’hui la virtualisation matérielle.
Grâce à cette fonctionnalité plusieurs systèmes d’exploitation peuvent se partager
l’ensemble des ressources disponibles comme nous le verrons dans la Section 2.3.2.
Cette fonctionnalité récente a un impact très important sur l’ordonnancement et c’est
donc sur la prise en compte de ce type d’architecture que reposera cette thèse.

Nous pouvons maintenant nous poser une nouvelle question : «comment ordon-
nancer les instances de tâches?». Pour cela, nous proposons d’étudier les différents
modèles d’algorithme d’ordonnancement.

2.1.3 Modèles d’algorithme d’ordonnancement

Dans cette section, nous étudions les différents modèles d’algorithme d’ordonnance-
ment, puis, les principaux algorithmes d’ordonnancement, ainsi que les conditions
d’ordonnançabilité classiques en contexte mono-processeur.

Nous ne nous intéresserons ici qu’à des algorithmes d’ordonnancement à conser-
vation du travail. C’est-à-dire que si une instance de tâche est active et qu’un cœur
du système est libre, celle-ci devra alors être exécutée et son exécution ne pourra pas
être retardée.

Définition 16 (Ordonnanceur)
L’ordonnanceur est un service du système d’exploitation en charge de déterminer l’ordre dans
lequel les instances des tâches sont exécutées, ainsi que sur quels cœurs.

Définition 17 (Algorithme d’ordonnancement)
Un algorithme d’ordonnancement est un algorithme qui prend en entrée le jeu de tâches
avec leurs paramètres et le modèle d’architecture matérielle utilisé, et qui, d’après toutes ces
informations produit la liste des instances de tâches à exécuter à tout instant. Il peut se
résumer ainsi : «quelle tâche exécuter à quel moment (et où, dans le cas d’une architecture
matérielle multi-processeurs)?».

Nous présentons maintenant les différents modèles d’ordonnancement. Une mul-
titude d’algorithmes d’ordonnancement existe selon le modèle, les contraintes du
système, mais également selon les objectifs à atteindre.

Un premier paramètre entre en jeu pour décrire les modèles d’ordonnancement :
la préemption. Deux modèles populaires et opposés existent : un ordonnancement
préemptif ([117], [113] et [94]) et un ordonnancement non préemptif ([160]).



14 Chapitre 2. État de l’art

Définition 18 (Ordonnancement préemptif)
Un ordonnancement préemptif est un ordonnancement pour lequel une instance de tâche en
cours d’exécution peut être interrompue par une autre instance de tâche plus prioritaire.

Définition 19 (Ordonnancement non préemptif)
Un ordonnancement non préemptif est un ordonnancement pour lequel si une instance de
tâche a commencé son exécution, aucune autre tâche ne peut l’interrompre.

Chaque modèle présente ses avantages et ses inconvénients : le modèle préemptif
permet théoriquement d’ordonnancer un plus grand nombre de jeux de tâches (en
l’absence de la prise en compte des surcoûts) et des jeux de tâches plus contraints,
tandis que le modèle non préemptif permet, comme son nom l’indique, de limiter le
nombre de préemptions, et donc de surcoûts des exécutions.

Dans ce manuscrit, nous considérons le problème d’ordonnancement préemptif
des tâches au sein d’une VM.

Définition 20 (Ordonnancement partitionné)
Un ordonnancement partitionné prend en compte une architecture multi-processeurs ou
multi-cœurs, mais les exécutions des différentes instances de tâches sont restreintes à un
seul et unique cœur (pas de migration).

Définition 21 (Ordonnancement global)
Un ordonnancement global est un ordonnancement dans lequel une seule file d’attente glo-
bale est utilisée pour sélectionner les instances de tâches à exécuter. Pour une file d’attente
de k instances de tâches, les min(k, m) instances de tâches les plus prioritaires y sont ordon-
nancées, sur les m cœurs d’après leur priorité. La migration entre les cœurs y est autorisée
sans restriction.

Une version hybride entre l’ordonnancement partitionné et l’ordonnancement
global a également été proposée dans l’état de l’art sous le nom d’ordonnancement
semi-partitionné. L’objectif de cet ordonnancement est de mieux maîtriser les coûts
de migration des instances de tâches en imposant un schéma de migration statique
([66]).

Il existe plusieurs types d’ordonnancements en fonction des modèles de tâches,
de cibles matérielles mais aussi de l’objectif visé : obtenir un ordonnancement non-
préemptif ([69]), minimiser les ressources énergétiques ([108], [63] et [78]), minimi-
ser le temps moyen qu’une instance de tâche va mettre pour terminer son exécution.
Concernant les cibles matérielles, comme nous l’avons vu dans les modèles d’ar-
chitecture (Section 2.1.2), il est possible de prendre en compte les caractéristiques
des processeurs, comme résumé dans cet état de l’art : [42]. Les ordonnancements
d’une architecture multi-cœurs peuvent être partitionnés ([51], [39], [129], [128], [30]
et [57]), semi-partitionnés ([8], [6], [28], [168], [99], [99], [100] et [101]) ou globaux
([7], [133], [64], [5], [154], [74], [20], [14] et [15]).

Les principales différences se font sur les possibilités ou non d’exécuter une ins-
tance de tâche sur un cœur donné. Par exemple, si le système a besoin d’un algo-
rithme très simple et avec une faible complexité, un ordonnancement partitionné
sera en général choisi. Mais l’inconvénient d’un tel algorithme d’ordonnancement,
est qu’il peut conduire dans certaines configurations à n’utiliser que 50% des res-
sources du Central Processing Unit (CPU). Si le système doit pouvoir supporter une
utilisation supérieure, un ordonnancement semi-partitionné ou global peut être pré-
férable. Ces deux ordonnancements auront tendance à permettre une plus grande
utilisation pour le système mais, en contre-partie, auront tendance à créer plus de
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préemptions ou de migrations des tâches. Cela engendrera donc des surcoûts, qui
selon le nombre, devront alors être pris en compte.

Lors d’un ordonnancement multi-cœurs, il existe également un effet à prendre en
compte : l’effet de Dhall ([51]). Il s’agit d’un effet sur les ordonnancements globaux
qui, lorsque l’utilisation du jeu de tâches est élevée, empêche d’ordonnancer le jeu de
tâches avec des algorithmes tels que Earliest Deadline First (EDF) ou Rate Monotonic
(RM) si le jeu de tâches contient des tâches à grande utilisation et d’autres à faible
utilisation.

Dans le contexte de cette thèse, nous ne considérons que les applications définies
par un ensemble de tâches à exécuter. Une application est gérée par une VM affectée
à un cœur, un cœur pouvant gérer plusieurs VMs.

Nous précisons maintenant les deux types d’ordonnancements utilisés dans la
thèse : hors-ligne pour l’ordonnancement des VMs et en-ligne pour l’ordonnance-
ment des tâches au sein des VMs.

Définition 22 (Ordonnancement hors-ligne)
Un ordonnancement hors-ligne est un ordonnancement dans lequel toutes les décisions d’or-
donnancement sont prises avant le démarrage du système. L’ordonnancement entier est donc
connu à l’avance et peut être paramétré au moyen d’une table d’ordonnancement pour les
prises de décision.

Nous montrons dans les Chapitres 4 et 5 comment construire les tables d’ordon-
nancement des VMs selon deux approches (ordonnancement à périodicité stricte ou
basé sur une adaptation de P-fair, algorithme d’ordonnancement initialement conçu
pour un ordonnancement multi-processeurs de tâches périodiques). Nous utilisons
P-fair pour la construction de la table d’ordonnancement.

Définition 23 (Ordonnancement en-ligne)
Un ordonnancement en-ligne est un ordonnancement dans lequel les décisions d’ordonnan-
cement sont prises par l’ordonnanceur pendant l’activité du système à des instants en fonc-
tion de l’activation des instances de tâches. Les décisions d’ordonnancement sont, au moins,
prises à l’activation et à la terminaison des instances des tâches (potentiellement plus souvent
en fonction de la nature des priorités des instances).

L’invocation de l’ordonnanceur peut être de deux types : événementiel ou à dé-
clenchement temporel (ou time-triggered). Ces deux modes d’invocation se différen-
cient par les instants où l’ordonnanceur est appelé.

Définition 24 (Ordonnanceur à déclenchement temporel (time-triggered))
Un ordonnanceur à déclenchement temporel est un ordonnanceur qui s’active périodique-
ment avec une période aussi appelée quantum de temps. Ce quantum est paramétrable selon
l’ordonnanceur (le plus souvent de l’ordre de 1 ms à 10 ms). Cet ordonnanceur bien que
simple peut laisser moins de temps aux tâches pour s’exécuter. En effet, si le quantum de
temps est trop réduit, le Real-Time Operating System (RTOS) peut alors passer plus de
temps à exécuter l’ordonnanceur que les tâches en elles-mêmes.

Définition 25 (Ordonnanceur événementiel)
Un ordonnanceur événementiel est un ordonnanceur qui est activé à chaque nouvel événe-
ment. Pour un ordonnanceur, un événement peut être une activation de tâche ou une fin
d’exécution de tâche. Cet ordonnanceur peut être plus efficace et moins gourmand en calculs,
mais l’ajout de nouveaux algorithmes prenant en compte d’autres événements que l’activa-
tion d’une tâche et la fin d’exécution peut être plus difficile à implémenter.
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Nous considérons dans cette thèse un ordonnanceur événementiel pour l’ordon-
nancement des tâches dans les VMs, car cela correspond à la plupart des RTOSs.

Nous décrivons maintenant les différents modèles d’ordonnancement à priori-
tés fixes issues de l’état de l’art. Cette priorité peut être utilisée hors-ligne pour
construire une table d’ordonnancement en simulant un scénario d’activation par-
ticulier des tâches (cas synchrone dans le contexte de cette thèse). Dans le cas d’un
ordonnancement en-ligne, cette priorité définie pour les instances de tâches actives,
est un critère utilisé par l’ordonnanceur pour définir la liste des instances de tâches
à exécuter.

Nous introduisons maintenant la notion de complexité d’un algorithme permet-
tant d’expliquer pourquoi certains problèmes d’ordonnancement sont plus com-
plexes que d’autres.

Définition 26 (Complexité d’un algorithme)
Le complexité d’un algorithme permet de mesurer l’efficacité d’un algorithme. Elle exprime le
nombre d’opérations à réaliser, en fonction de la taille du problème. Dans notre cas, cela peut
par exemple, être le nombre de tâches ou de processeurs. Ces opérations sont alors considérées
comme élémentaires à réaliser pour obtenir une décision d’ordonnancement. Une complexité
constante s’écrit O(1), c’est la plus petite complexité possible. Il existe différentes classes de
complexité :

• La classe NP, qui représente la classe des problèmes de décision pour lesquels une so-
lution est vérifiable en temps polynomial.

• La classe NP-difficile représente les problèmes qui sont au moins aussi difficiles (dans
le sens de la complexité) que les problèmes NP. On peut transformer tout problème de
la classe NP en problème NP-difficile par une réduction polynomiale.

• La classe NP-complet représente tous les problèmes de décision qui sont à la fois dans la
classe NP et la classe NP-difficile. Ces problèmes peuvent se résoudre par une recherche
exhaustive, c’est-à-dire en testant toutes les solutions possibles.

Définition 27 (Priorité fixe au niveau de la tâche)
Une priorité d’une instance de tâche est dite fixe au niveau de la tâche lorsque cette priorité
est un paramètre spécifique de la tâche dont hérite l’instance de cette tâche.

Définition 28 (Priorité fixe au niveau de l’instance de tâche)
Une priorité est dite fixe au niveau de l’instance de tâche lorsque cette priorité est un pa-
ramètre spécifique attribué à une instance d’une tâche. Deux instances de la même tâche
peuvent alors avoir des priorités différentes.

Définition 29 (Priorité dynamique)
Une priorité d’une instance de tâche est dite dynamique lorsque cette priorité est un para-
mètre spécifique attribué à une instance d’une tâche pouvant évoluer dans le temps.

Le calcul d’une priorité dynamique peut se faire selon des critères tenant compte
de l’ordonnancement des autres instances de tâches en cours, contrairement aux
priorités fixes.

Pour l’ordonnancement à priorité fixe au niveau des tâches nous avons : [117],
[113], [94], [110], [13], [161], [152], [160] et [22]. Pour l’ordonnancement à priorités
fixes au niveau de l’instance de tâche : [49], [21], [22], [68], [170] et [171]. Pour l’or-
donnancement à priorités dynamiques : [125], [44], [148].

La principale distinction entre l’ordonnancement en-ligne et hors-ligne est le mo-
ment où l’ordonnanceur prend les décisions ([60]). Dans le premier cas, toutes les
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décisions sont prises selon une table d’ordonnancement construite hors-ligne, avant
même que le système ne démarre ([88], [145], [1], [62], [61], [90], [93], [138] et [157]),
et dans le second cas, les décisions sont prises à la volée ([49], [105], [125], [89] et
[58]). Le premier cas permet donc d’avoir des prises de décision déterministes dont
le coût d’exécution est plus simple à maîtriser, puisqu’il suffit de lire la table d’or-
donnancement. En revanche, un grand temps de calcul peut être nécessaire pour
déterminer la table d’ordonnancement avant la mise en place du système. Le second
cas permet, quant à lui, d’avoir un système qui peut prendre en compte des tâches
dont la date d’activation n’est pas nécessairement connue a priori.

Nous rappelons maintenant les différents types de conditions d’ordonnançabilité
issues de l’état de l’art pour le respect des contraintes temporelles des tâches.

Définition 30 (Condition nécessaire d’ordonnançabilité)
Une condition nécessaire d’ordonnançabilité est une condition qui, si elle n’est pas satis-
faite, conduit au non respect des contraintes temporelles des tâches. En revanche, si celle-ci
est satisfaite, elle n’est pas suffisante pour conclure si toutes les tâches respecteront leurs
échéances.

Définition 31 (Condition suffisante d’ordonnançabilité)
Une condition suffisante d’ordonnançabilité est une condition qui, si elle est satisfaite, ga-
rantit le respect des contraintes temporelles des tâches. En revanche, si celle-ci n’est pas
satisfaite, il n’est pas possible de déterminer si toutes les tâches respecteront leurs échéances.

Définition 32 (Condition nécessaire et suffisante d’ordonnançabilité)
Une condition nécessaire et suffisante est une condition qui, si elle est satisfaite, permet de
garantir que toutes les tâches respecteront leurs contraintes temporelles. Si elle n’est pas
satisfaite, elle permet de conclure qu’au moins une tâche ne respectera pas ses contraintes
temporelles.

Nous introduisons maintenant la notion d’optimalité d’un algorithme d’ordon-
nancement.

Définition 33 (Algorithme d’ordonnancement optimal)
Un algorithme d’ordonnancement est dit optimal lorsque l’algorithme trouve une solution
pour respecter l’ensemble des contraintes temporelles lorsqu’il en existe une. Si l’algorithme
d’ordonnancement optimal ne trouve pas de solution, il n’existe alors aucun algorithme per-
mettant de respecter les contraintes temporelles des tâches (dans la même classe de priorité).

2.2 Algorithmes d’ordonnancement

2.2.1 Algorithmes d’ordonnancement à priorité fixe au niveau des tâches

Notons que l’optimalité des algorithmes d’ordonnancement à priorité fixe au niveau
des tâches n’est pas générale mais limitée à cette classe de priorité. Il est en effet pos-
sible de trouver des jeux de tâches ordonnançables par des algorithmes à priorité
fixe, au niveau des instances de tâches, ou à priorité dynamique alors qu’aucun al-
gorithme d’ordonnancement à priorité fixe au niveau des tâches n’y arrive.

Ordonnancement Rate Monotonic (RM) : [117]

• Avec RM, la priorité d’une instance de tâche est fonction de la période (Ti) de
la tâche associée. Plus la période est petite, plus la tâche est prioritaire.
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Optimalité :

• RM est optimal pour l’ordonnancement préemptif de tâches sporadiques ou
périodiques non concrètes à échéances sur requête .

• RM n’est pas optimal pour des échéances contraintes ou arbitraires.

• RM n’est pas optimal pour l’ordonnancement de tâches périodiques à échéances
sur requête avec offset (libre ou non) [95], [73].

• RM n’est pas optimal pour l’ordonnancement de tâches non préemptives [70].

[109] montre qu’en moyenne, la plupart des jeux de tâches à échéance sur re-
quête, avec une utilisation inférieure à 0.88, sont ordonnançables avec RM.

Ordonnancement Deadline Monotonic (DM) : [112]

• Avec Deadline Monotonic (DM), la priorité d’une instance de tâche est fonction
de l’échéance relative (Di) de la tâche associée.

• Plus l’échéance relative est petite, plus la tâche est prioritaire.

Optimalité :

• DM est optimal pour l’ordonnancement préemptif de tâches sporadiques ou
périodiques à échéances contraintes. DM n’est plus optimal lorsque les tâches
ont des offsets (libres ou non) [95], [73].

• DM n’est pas optimal en contexte non préemptif pour tous les cas d’échéances.

Ordonnancement FP (Priorité fixe) :

• Cet algorithme est utilisé dans le cas d’une attribution arbitraire des priorités.
L’instance de tâche la plus prioritaire est sélectionnée en premier.

Optimalité :

• Audsley dans [13] propose un algorithme d’attribution optimal des priorités :
valable pour un ordonnancement à priorité fixe dans les cas préemptifs ou non
préemptifs, pour des tâches sporadiques ou périodiques non concrètes [13],
[70]. Cet algorithme est aussi appelé OPA (Optimal Priority Assignment) dans
l’état de l’art. Il est également optimal pour l’ordonnancement de tâches pério-
diques avec offset (libre ou non) [123], [73].

Principes de l’algorithme :

• Cet algorithme attribue de manière itérative les priorités en partant de la plus
basse priorité (prio = n) à la priorité la plus haute (prio = 1).

• La fonction GetFeasible(τ, prio) retourne dans l’ensemble courant de tâches τ
l’indice de la première tâche ordonnançable sur le niveau de priorité prio ou
retourne 0 si aucune tâche n’est ordonnançable. Comme l’algorithme est op-
timal, il n’existe alors aucune solution d’attribution de priorité permettant de
respecter l’ensemble des échéances des tâches dans ce dernier cas. L’algorithme
s’appuie sur un calcul de pire temps de réponse d’une tâche pour déterminer
si la tâche est ordonnançable.
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• On peut choisir arbitrairement une des tâches faisables sans remettre en cause
l’optimalité de l’attribution des priorités lorsque plusieurs tâches sont ordon-
nançables sur un niveau de priorité.

Nous décrivons l’algorithme proposé par Audsley [13] aussi dénommé OPA (Opti-
mal Priority Assignment).

Algorithme 1 : Attribution optimale des priorités OPA

1 Taskset τ = {τ1, . . . , τn};
2 Integer prio ← n ; Integer j;
3 Boolean f ailed← f alse;
4 tant que f ailed 6= true And τ 6= ∅ faire
5 j=GetFeasible(τ, prio);
6 si j 6= 0 And f ailed 6= true alors
7 SetPriority(j, prio); // Attribution de la priorité prio à la

tâche τj

8 τ = τ − {τj}; // τj est retirée de l’ensemble τ

9 prio ← prio− 1;
10 sinon
11 f ailed = true;

Nous rappelons maintenant les principales conditions d’ordonnançabilité issues
de l’état de l’art pour les ordonnancements à priorité fixe au niveau des tâches dans
le cas préemptif, le cas considéré dans cette thèse. Une première propriété impor-
tante détermine le scénario pire cas à considérer pour tester l’ordonnançabilité des
tâches. Ce scénario correspond au scénario d’activation synchrone des tâches à tester
dans le cas d’échéances arbitraires dans la première période d’activité du processeur.

Propriété 1
Le pire temps de réponse d’une tâche τi est obtenu pour un ordonnancement préemptif à
priorité fixe au niveau des tâches dans la première période active de niveau i du scénario syn-
chrone où seules les instances des tâches de priorité supérieure ou égale à τi sont considérées.

[110] montre en contexte préemptif que la plus grande période active de niveau i est
obtenue pour une tâche τi dans le scénario défini par la Propriété 1.

De plus, il montre que la durée maximale de la période active de niveau i, notée
Li est alors solution de :

Li =
n

∑
τj∈hpi∪{τi}

⌈
Li
Tj

⌉
Cj.

Dans le cas de l’ordonnancement de n tâches périodiques ou sporadiques non
concrètes à échéance sur requête, une condition suffisante (CS) pour le respect des
échéances a été proposée par [117] et [50] : U ≤ n(2

1
n − 1). Cette CS permet de

conclure que tout jeu de tâches ayant une utilisation inférieure à ln(2) > 0.69 est
ordonnançable avec RM. On ne peut par contre pas conclure pour des utilisations
supérieures.

Nous rappelons maintenant la condition nécessaire et suffisante (CNS) d’ordon-
nançabilité en contexte préemptif pour des ordonnancements à priorités fixes au ni-
veau des tâches dans le cas d’échéances arbitraires. Cette CNS est basée sur le calcul
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du pire temps de réponse d’une tâche dans le scénario d’activation pire cas, défini
par la Propriété 1. Pour ce scénario, le pire temps de réponse d’une tâche τi est cal-
culé dans la première période d’activité du processeur de niveau i, où seules deux
tâches de priorités supérieures ou égales à τi ne sont pas considérées.
Si ri est le pire temps de réponse d’une tâche τi alors une CNS de faisabilité pour un
ordonnancement à priorité fixe est : ∀i ∈ {1, . . . , n}, ri ≤ Di et U ≤ 1. Cette CNS est
valable en contexte préemptif et non préemptif pour n’importe quelle attribution de
priorité fixe.
Condition de faisabilité générale ([110], [160]) :
Cette condition de faisabilité consiste à calculer dans la première période active de
niveau i les instants de fin d’exécution successifs wi,q de toutes les instances de τi,

activée aux instants q× Ti dans 0, Ti, 2Ti, . . .
⌊

Li
Ti

⌋
.

Théorème 1
Le pire temps de réponse d’une tâche τi ordonnancée par un algorithme à priorité fixe au
niveau des tâches est solution de :

ri = max
∀q∈{0,...,Q}

(wi,q − q× Ti) (2.1)

Où q est le numéro de l’instance de la tâche τi activée en q× Ti et Q est le nombre
maximum d’instances de tâches à considérer pour trouver le temps de réponse pire
cas tel que :

wi,Q ≤ (Q + 1)× Ti (2.2)

Et : wi,q est solution de la suite (avec w0
i,q = qTi + Ci) :

wm+1
i,q = (q + 1)× Ci + ∑

j∈hp(i)

⌈
wm

i,q

Tj

⌉
× Cj (2.3)

wi,q est l’instant de fin d’exécution de la tâche τi activée à l’instant q × Ti dans la
première période active de niveau i. La tâche τi activée en K × Ti se termine avant
sa prochaine requête activée en (K + 1)Ti, elle vérifie wi,K×Ti ≤ (K + 1)Ti. L’instant
wi,K×Ti est alors la fin de la période active de niveau i pour lequel il n’y a plus d’ins-
tances de tâches de priorité supérieure ou égale à τi activées avant wi,K×Ti car s’il
y en avait, τi activée en K × Ti ne serait pas terminée en wi,K×Ti . Nous avons donc
wi,K×Ti = Li.

Nous montrons dans la Figure 2.4 un exemple d’ordonnancement RM préemptif.
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τ1

0 5 10 15 20

τ2

0 5 10 15 20

τ3

0 5 10 15 20

τ

0 5 10 15 20

FIGURE 2.4 : Exemple d’ordonnancement RM préemptif avec comme
jeu de tâches : τ1 (2, 4, 4), τ2 (2, 5, 5) et τ3 (2, 20, 20)

Les figures se lisent ainsi : nous montrons à la première ligne (en partant du
haut) l’ordonnancement de la tâche τ1 (2, 4, 4), qui a la plus haute priorité, puis sur
la seconde ligne τ2 (2, 5, 5), qui a une priorité moyenne, et enfin sur la troisième
ligne τ3 (2, 20, 20), qui a la plus basse priorité. La dernière ligne correspond à l’or-
donnancement de toutes ces tâches sur le cœur qui doit les ordonnancer. Comme
déjà expliqué, chaque flèche vers le haut correspond à une activation de la tâche, et
chaque flèche vers le bas correspond à une nouvelle échéance absolue de la tâche.

Exemple : La Figure 2.4 illustre l’ordonnancement RM préemptif, la tâche τ1
s’exécute dès qu’elle est activée, celle-ci pouvant préempter n’importe quelle autre
tâche moins prioritaire. Quant à τ2, elle s’exécute après τ1, sauf à la date 14, puisque
celle-ci a déjà terminé son exécution pour cette activation. Elle reprend donc à la date
15 avant d’être préemptée par τ1, pour finir son exécution à la date 18. τ3 s’exécute
dans les temps restants, à savoir les dates 14 et 19.

τ1

0 5 10 15 20

τ2

0 5 10 15 20

τ3

0 5 10 15 20

τ

0 5 10 15 20

FIGURE 2.5 : Exemple d’ordonnancement RM irréalisable : τ1 (2, 4, 4),
τ2 (2, 5, 5) et τ3 (1, 10, 10)

Avec un algorithme d’ordonnancement tel que RM, il n’est pas toujours possible
de respecter les échéances des tâches lorsque l’utilisation des tâches est importante
(proche de 100%).

Pour illustrer ce phénomène, reprenons le même jeu de tâches que les exemples
précédents en modifiant les paramètres de la tâche τ3, sans pour autant modifier son
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utilisation. La tâche τ3(2, 20, 20) devient alors τ3(1, 10, 10). Celle-ci s’exécute alors
moins longtemps, mais plus souvent. Ce simple changement, illustré dans la Fi-
gure 2.5, fait qu’à la date 10, aucune exécution de la tâche τ3 n’a alors pu être faite.
Ainsi, son échéance a été dépassée et le système est alors non ordonnançable.

L’ordonnancement RM produit un ordonnancement pour lequel toutes les ins-
tances d’une tâche ont la même priorité. Ceci peut limiter l’utilisation maximale du
jeu de tâches bien en dessous de 100%.

Cela a motivé, dans l’état de l’art, de considérer des algorithmes d’ordonnan-
cement à priorité fixe au niveau des instances de tâches, qui permettent une utilisa-
tion pouvant aller jusqu’à 100% en générant potentiellement des priorités différentes
pour les différentes instances d’une même tâche.

2.2.2 Algorithmes d’ordonnancement à priorité fixe au niveau des ins-
tances

L’algorithme d’ordonnancement, dans cette classe de priorité, le plus considéré dans
l’état de l’art est EDF. La priorité d’une instance de tâche avec cet algorithme est
l’échéance absolue de l’instance. EDF attribue la plus grande priorité à l’instance de
la tâche d’échéance absolue la plus proche. Lorsque plusieurs instances de tâche ont
la même échéance absolue, une règle fixe est utilisée pour ordonnancer les instances
([117], [35], [49], [22], [21], [172], [142] et [98]).

Optimalité :

• EDF est optimal en contexte préemptif pour l’ordonnancement d’un ensemble
arbitraire d’instances de tâches sur une architecture mono-processeur [117].

Une condition d’ordonnançabilité pour des tâches périodiques ou sporadiques
à échéance sur requête est que l’utilisation du jeu de tâches soit inférieure à 100%
(U ≤ 1).

Exemple : La Figure 2.6 donne un exemple d’ordonnancement EDF en version
préemptive.

τ1

0 5 10 15 20

τ2

0 5 10 15 20

τ3

0 5 10 15 20

τ

0 5 10 15 20

FIGURE 2.6 : Exemple de EDF préemptif avec comme jeu de tâches :
τ1 (2, 4, 4), τ2 (2, 5, 5) et τ3 (1, 10, 10)

Graphiquement, l’ordonnancement EDF peut être produit ainsi : l’instance de
tâche la plus prioritaire à la date t est l’instance de tâche avec l’échéance absolue la
plus proche (représentée par une flèche vers le bas). Par exemple, à la date 0, τ1 a
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la plus grande priorité, suivie de τ2, elle-même suivie de τ3. La plus grande priorité
avec EDF est donnée à l’instance de tâche avec l’échéance absolue la plus faible. Pour
reprendre l’exemple à la date 0, cela donne une priorité de 4 à τ1, 5 à τ2 et 10 à τ3.
L’ordonnancement se poursuit ainsi jusqu’à la fin.

Dans le cas préemptif (Figure 2.6), la tâche τ2 est préemptée par τ1.
Un problème se pose ici : celui du choix, en cas d’égalité, de la priorité entre

plusieurs instances. En effet, à la date 16, toutes les instances de tâches ont alors
une priorité de 20. Il peut alors être possible de faire un EDF qui minimisera les
préemptions, au lieu de prendre une tâche selon une règle fixe arbitraire ou bien la
première tâche possible comme dans l’ordonnancement présenté Figure 2.6. Pour ce
faire, il pourrait être intéressant de garder en mémoire la dernière instance de tâche
exécutée, et de continuer son exécution lors d’une égalité pour éviter un surcoût
d’exécution dû d’un changement de contexte.

2.2.3 Algorithmes d’ordonnancement à priorité dynamique

Un exemple d’algorithme à priorité dynamique, parmi les plus standards est le Least
Laxity First (LLF) ([49], [125], [127], [86], [83]). Pour calculer la priorité à chaque
instant, cet algorithme utilise le slack, ou la laxité. Cela correspond pour une instance
de tâche τi activée à l’instant ti, au temps restant avant la prochaine échéance absolue
de l’instance de la tâche à l’instant t moins la durée d’exécution de l’instance de tâche
restante. La laxité à l’instant t, Li(t) d’une instance de tâche τi se calcule ainsi :

Li(t) = ti + Di − t− Crem
i

Où ti + Di est l’échéance absolue de la tâche τi, t correspond à l’instant où l’ordon-
nanceur est appelé, et Crem

i est le temps d’exécution restant de la tâche τi à l’instant t.
Avec cet algorithme d’ordonnancement, l’instance de tâche avec la plus petite laxité
Li est celle qui sera ordonnancée. Comme pour EDF, en cas d’égalité, une règle fixe
sera utilisée. Une bonne façon de procéder est encore une fois, en cas d’égalité, de
continuer l’exécution de l’instance de tâche qui était précédemment exécutée, plutôt
que d’exécuter une instance de tâche totalement aléatoire. Ainsi, la priorité d’une
instance de tâche peut changer à chaque instant.

Optimalité :

• LLF est optimal en contexte préemptif pour l’ordonnancement de tâches pé-
riodiques ou sporadiques à échéances arbitraires.

Une condition d’ordonnançabilité pour des tâches périodiques ou sporadiques
à échéance sur requête est que l’utilisation du jeu de tâches soit inférieure à 100%
(U ≤ 1).

Un exemple est donné dans la Figure 2.7. Au niveau de l’exécution, cet algo-
rithme d’ordonnancement ressemble à EDF : la première différence, se fait à partir
de l’unité de temps 16. En effet, cette fois la tâche τ2 ne continue pas son exécution
et celle-ci est interrompue par τ1.

Nous montrons, via la Table 2.1, les valeurs de laxité des différentes tâches à
partir de l’unité de temps 16, soit à partir du moment où LLF diffère de EDF. Comme
indiqué, à partir de l’unité de temps 16, la laxité de τ1 passe à 2, alors que la laxité
de la tâche τ2 est de 3, celle-ci ayant déjà été exécutée une fois et n’ayant plus qu’une
unité de temps à exécuter (20− 16− 1). La tâche τ1 devient alors plus prioritaire et
préempte la tâche τ2. À l’unité de temps 17, les trois tâches peuvent être exécutées,
celles-ci ayant une laxité de 2. Ici, la tâche τ1 ayant déjà commencé son exécution,
il est alors plus judicieux de la laisser continuer pour qu’elle puisse se terminer.
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Li(16) Li(17) Li(18) Li(19)
τ1 2 2
τ2 3 2 1 0
τ3 3 2 1

TABLE 2.1 : Laxité des tâches de la Figure 2.7 à partir de l’unité de
temps 16.

Les préemptions sont ainsi minimisées. Un des principaux inconvénients de LLF est
qu’il conduit à un grand nombre de préemptions lorsque deux tâches ont la même
laxité à un instant donné, ce qui le rend peu compatible avec un ordonnancement de
VMs étant donné le coût des changements de contexte dans ce cas.

τ1

0 5 10 15 20

τ2

0 5 10 15 20

τ3

0 5 10 15 20

τ

0 5 10 15 20

FIGURE 2.7 : Exemple de LLF avec comme jeu de tâches : τ1 (2, 4, 4),
τ2 (2, 5, 5) et τ3 (1, 10, 10)

Nous présentons maintenant un dernier algorithme à priorité dynamique : P-fair
([23]). Cet algorithme est dans un premier temps théorique : il définit un ordonnan-
cement fluide pour les tâches en utilisant un quantum de temps minimum infini-
ment petit. Ainsi, en une seule unité de temps classique, toutes les tâches peuvent
avoir été exécutées pendant une proportion de cette unité de temps en fonction de
leur utilisation.

Dans cette thèse, une implémentation en-ligne pour un ordonnancement en temps
discret sera ensuite proposée, basée sur le concept de lag. Le lag est le retard qu’a pris
une instance de tâche en raison de l’ordonnancement en temps discret des instances
des tâches. L’objectif de P-Fair est de minimiser le lag des instances des tâches pour
reproduire le plus possible un ordonnancement fluide. Cet algorithme sera plus dé-
taillé dans le Chapitre 5 où nous proposons une adaptation hors-ligne de cet algo-
rithme pour construire la table d’ordonnancement de VMs non harmoniques.

Optimalité :

• P-Fair est optimal en contexte préemptif pour l’ordonnancement multi-processeurs
(processeurs identiques) pour des tâches périodiques ou sporadiques à échéances
sur requête.

Une condition d’ordonnançabilité pour des tâches périodiques ou sporadiques
à échéances sur requête est que l’utilisation du jeu de tâches soit inférieure à m
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(nombre de processeurs : U ≤ m) et que sur chaque processeur l’utilisation des
tâches affectées au processeur soit inférieure ou égale à 1.

Nous avons maintenant vu les bases essentielles pour l’ordonnancement temps
réel. Mais il nous reste à voir ce qu’il en est des systèmes réels, utilisables dans l’in-
dustrie.

2.3 Implémentation de systèmes temps réel

Maintenant que les modèles pour l’ordonnancement temps réel ont été présentés
dans la Section 2.1, il est important de voir comment sont implémentés les sys-
tèmes temps réel. Cette étape nous permet alors de mieux comprendre la thèse et son
contexte, celle-ci étant basée sur un modèle extrait d’une implémentation de système
temps réel hypervisé, à savoir PikeOS ([158]). Dans un premier temps, nous allons
définir comment fonctionnent les systèmes d’exploitation temps réel, puis dans un
second temps, expliciter la virtualisation, particulièrement dans le cas du temps réel.

2.3.1 Système d’exploitation temps réel

Définition

Avant de définir ce qu’est un système d’exploitation temps réel, nous proposons de
définir un système d’exploitation non temps réel. Pour garder la même terminologie
que l’état de l’art, nous utilisons les termes d’Operating System (OS) et Real-Time
Operating System (RTOS).

Un Operating System (OS) a plusieurs rôles importants. Il choisit périodique-
ment la tâche (ou les tâches s’il s’exécute sur une architecture multi-processeurs)
à exécuter grâce à son ordonnanceur et sa politique d’ordonnancement. Il est en
charge du choix de l’affectation des ressources matérielles pour chacune des tâches.
Il offre généralement des services de communications entre les tâches qu’il exécute.
Il veille en permanence à l’utilisation correcte des ressources par les tâches exécu-
tées. Il est par exemple capable de détecter et mettre fin à une tâche qui tenterait
d’utiliser une zone mémoire non allouée à cette tâche. L’OS a aussi généralement
pour rôle d’abstraire l’architecture matérielle grâce à une couche d’abstraction dite
HAL (Hardware Abstraction Layer). Grâce à cela les utilisateurs d’un OS n’ont pas
nécessairement conscience de ce dont est faite la machine ou de comment celle-ci
fonctionne. Pour ce faire, un OS a souvent deux modes de fonctionnement : le mode
utilisateur, et le mode noyau (ou mode kernel). Le premier mode, utilisateur, permet
à n’importe quel utilisateur d’exécuter des programmes qui demanderont les accès
matériels. Le mode noyau, quant à lui, est la partie qui contient les programmes
appelés pilotes (drivers en anglais) capables d’accéder directement au matériel.

Un des principaux problèmes pour comparer les OSs est qu’un grand nombre
d’entre eux est propriétaire. Cela implique que les seules données connues sont
celles que le propriétaire choisit de montrer, ce qui peut grandement compliquer
les comparaisons ou même l’utilisation des OSs. En effet, pour prendre l’exemple
des pilotes, leur développement peut être ralenti à cause du faible nombre d’infor-
mations disponibles sur un OS spécifique. De plus, ceux-ci peuvent également être
propriétaires, ce qui complique encore une fois leur portage sur d’autres OSs si be-
soin. C’est pour cela qu’il est parfois indispensable de faire appel à de l’ingénierie
inverse pour porter un pilote propriétaire d’un OS à un autre, si le pilote n’est pas
existant sur un autre OS.
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Lors de l’utilisation d’un OS, un utilisateur exécute une (ou plusieurs) applica-
tion(s), qui ont des accès aux ressources, demandées par le développeur de l’applica-
tion et accordées par l’OS pour ensuite y accéder. Nous pouvons donner en exemple
un lecteur de musique. Deux possibilités s’offrent alors : soit les musiques sont sto-
ckées directement sur le disque dur de la machine, soit les musiques sont en ligne.

Dans le premier cas, le lecteur de musique devra alors demander l’accès au
disque dur à l’OS qui passera alors lui-même par un pilote.

Dans le second cas, le lecteur devra demander un accès au pilote réseau pour
pouvoir communiquer avec l’extérieur et ainsi accéder à la musique demandée. En
plus de cela, le lecteur de musique devra pouvoir jouer la musique sur, par exemple,
des enceintes. Le programme doit alors demander un nouvel accès matériel à l’OS
pour pouvoir gérer le son et que la musique soit jouée directement sur les enceintes.
Cela se fera donc grâce à un autre pilote.

Du point de vue utilisateur, tout s’est alors passé de manière transparente, sans
même avoir besoin de savoir que les musiques sont stockées sur le disque dur ou
non. Tout est alors géré par l’OS, les programmes exécutés et les pilotes utilisés.
C’est justement ces parties qui seront vues pour définir un RTOS.

Ainsi, l’objectif d’un RTOS n’est plus seulement de permettre d’accéder au ma-
tériel sans que l’utilisateur ne le sache, mais également de borner les pires temps
de réponse de ces accès. La performance n’est alors plus la principale priorité. Ce
sont alors de borner le temps de ces accès, mais également de définir les WCET des
tâches qui deviennent essentiels. Dans un OS, la priorité est d’avoir des accès qui
ont un bon temps moyen de réponse, mais dans un RTOS, la priorité est d’avoir
une borne tout d’abord déterministe, et ensuite la plus petite possible. L’ajout du
déterminisme se fait souvent au détriment d’un temps moyen plus grand.

Il existe deux types de temps réel : le temps réel dit souple et le temps réel dit
dur. Ces deux types vont énormément influer sur le choix du RTOS. Le temps réel
souple consiste à borner de manière déterministe le temps de ces accès, mais une
tâche a le droit de dépasser son échéance sans que le système ne soit défaillant. C’est
par exemple le cas dans tout ce qui est multimédia. En effet, dans le cas d’un système
dont le seul but est de la vidéo, chaque image doit être affichée avant un délai, sans
quoi la lecture de la vidéo ne se fait pas. Mais si une image n’a pas eu le temps
d’être lue ou calculée, le système peut malgré tout continuer de fonctionner. Seule
une image n’aura pas été traitée à temps et sera pas affichée. Si cela ne se produit
que rarement, la lecture de la vidéo sera inchangée et l’utilisateur ne pourra pas
percevoir la différence.

Cette thèse se place dans un contexte de temps réel dur. Dans ce contexte, il
est impératif de garantir qu’aucune tâche ne dépasse jamais son échéance. C’est
par exemple le cas sur tous les systèmes de transports : si la tâche permettant, par
exemple, de freiner dépasse son échéance, le système devient alors défaillant. C’est
ce que nous devons absolument éviter en nous assurant du respect des échéances
des tâches du système.

Il est important de connaître le type de RTOS visé et souhaité, puisque sa concep-
tion devra changer s’il s’agit de temps réel souple ou dur. Quel que soit le type de
temps réel choisi, par rapport à un OS classique, plusieurs points doivent être mo-
difiés pour obtenir un RTOS.

Pour reprendre ce que nous avions déjà vu dans la Section 2.1, un des change-
ments est donc l’ordonnanceur. Pour donner un exemple d’ordonnancement non
temps réel, nous pouvons prendre celui par défaut sur un système Linux. Celui-
ci est une amélioration de l’algorithme d’ordonnancement Round-Robin ou tour-
niquet. La tâche sélectionnée pour être exécutée est la tâche qui a la plus grande
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priorité. Cette priorité se définit comme suit : à chaque quantum de temps où l’or-
donnanceur doit prendre une décision, toutes les tâches actives mais non ordonnan-
cées augmentent leur priorité d’une unité. Ainsi, toutes les tâches sont exécutées au
fur et à mesure.

Contrairement aux ordonnanceurs temps réel, cet ordonnanceur ne vise pas à
respecter les contraintes temporelles. C’est pour cela que d’autres algorithmes d’or-
donnancement doivent être employés. Parmi ceux-là, EDF et RM restent souvent uti-
lisés. Comme EDF est plus difficile à implémenter, il est moins utilisé. Pour des sys-
tèmes temps réel avec des contraintes supplémentaires telles que la prise en compte
de l’énergie, la minimisation des préemptions, ou bien d’autres approches, ces algo-
rithmes peuvent ne pas suffire. C’est pour pallier cela que des RTOSs proposent de
choisir différents algorithmes d’ordonnancement, ou même de créer facilement des
algorithmes d’ordonnancement. Cela permet ainsi aux utilisateurs de RTOS d’avoir
un ordonnanceur qui répond mieux aux besoins, et qui d’obtenir un plus grand
nombre de jeux de tâches ordonnancé.

Dans un RTOS, comme dans un OS classique, les tâches peuvent être dans quatre
états distincts : elles sont soit en cours d’exécution, soit prêtes, soit en attente, soit
bloquées parce que la tâche est en attente de libération de ressources. Pour faire
un parallèle avec les modèles du temps réel, une tâche prête est une tâche qui a
été activée, mais qui n’est pas encore en train de s’exécuter. En revanche, une tâche
bloquée est une tâche qui a commencé son exécution mais a été interrompue, elle est
alors en attente d’un événement, comme par exemple une entrée ou une sortie (cela
peut être une simple entrée clavier).

La gestion de ces événements est critique dans un RTOS. Cela créé une inter-
ruption au cours de l’exécution de la tâche. Chaque traitement d’interruption est
coûteux, et est souvent non borné dans le temps pour les OSs traditionnels. Dans un
RTOS, les systèmes sont plus souvent autonomes, les entrées clavier sont donc rares,
mais les interruptions logicielles pour attendre le résultat d’une autre tâche, ou les
interruptions matérielles de capteurs, sont courantes. Pendant ce temps, une autre
tâche peut et doit être exécutée. Chaque interruption va donc créer une préemption,
que ce soit par une autre tâche temps réel classique, ou une tâche du RTOS qui devra
traiter l’interruption.

Tout comme pour un OS classique, il existe des normes pour créer un RTOS.
Ces normes visent à créer une base commune entre tous les RTOSs pour faciliter le
passage d’un RTOS à un autre. C’est à ces normes que nous allons nous intéresser
maintenant.

Normes

Un RTOS doit donc garantir son fonctionnement, le respect des échéances, borner
le traitement des interruptions et s’assurer que les accès aux ressources d’une tâche
ne modifient pas le comportement d’une autre tâche. Pour cela, il existe des normes
qui sont POSIX.1b, POSIX.1c et POSIX.1d ([53]). Ces normes définissent des Applica-
tion Programming Interfaces (APIs). Ces APIs sont valables pour Linux. Les normes
sont ainsi définies, pour qu’ensuite chaque système souhaitant les implémenter le
fasse afin que le code puisse être exporter sur n’importe quel système respectant
ces normes. L’idée de ces normes est de définir des standards de programmation
internationaux. Cela permet dans un premier temps de ne pas avoir de normes spé-
cifiques à une seule et unique utilisation, mais également de ne pas avoir une entre-
prise qui va reprendre le monopole de cette norme, celle-ci étant publique.
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D’autres normes, spécialisées pour l’automobile existent pour développer des
RTOSs. Parmi ces normes, nous pouvons citer Offene Systeme und deren Schnittstel-
len für die Elektronik in Kraftfahrzeugen / Vehicle Distributed eXecutive (OSEK/VDX)
et AUTomotive Open System ARchitecture (AUTOSAR). Ces normes sont à la base
faites par un consortium de constructeurs (BMW, Bosch, DaimlerChrysler, Opel, Sie-
mens, et Volkswagen) ensuite rejoint par Renault et PSA. Le but de ce consortium est
d’uniformiser la façon de développer des RTOSs dans l’automobile pour que les dif-
férents équipements puissent être compatibles, même si les constructeurs n’utilisent
pas le même RTOS.

La norme OSEK/VDX est faite pour définir la façon de communiquer, la gestion
du réseau, mais également pour gérer certaines parties du RTOS. Cette norme se
différencie principalement de la norme POSIX par son développement statique : tous
les accès aux périphériques doivent être définis au préalable, les tâches doivent être
définies avant, tout comme les sémaphores et certaines parties de la mémoire.

La norme AUTOSAR est, quant à elle, une autre norme basée elle-même sur
OSEK/VDX. Ainsi, un RTOS qui utilise OSEK/VDX est compatible avec un RTOS
utilisant AUTOSAR.

Par la suite, la norme AUTOSAR a évolué en AUTOSAR Automotive Platform
([65]). Cette norme est principalement faite pour communiquer avec des systèmes
non AUTOSAR dans le cas, par exemple, de véhicules connectés. Ainsi, la norme
POSIX a également été intégrée dans le système, pour que les communications avec
des systèmes POSIX soient simplifiées et réalisables. Chaque OS doit obtenir des cer-
tifications pour pouvoir devenir un RTOS, ce qui peut être chronophage et difficile.

Certifications

En plus de ces normes, il faut pouvoir certifier les fonctionnalités d’un RTOS. Cela ne
se fait pas directement par le développeur du RTOS, mais par un tiers. Pour le temps
réel, il existe de multiples certifications. Parmi celles-ci, la Commission Électronique
Internationale (CEI) 61508 ([26]) et son adaptation plus récente spécialisée pour l’au-
tomobile, International Organization for Standardization (ISO) 26262 ([131]), ou bien
DO-178. La norme CEI peut ainsi être déclinée pour chaque secteur d’activité.

La certification CEI 61508 a été créée pour certifier différents composants élec-
triques, électroniques et surtout électroniques programmables. En effet, avant, les
composants n’étaient pas programmables, et n’étaient créés que pour un seul but. La
certification ne pouvait alors se faire que sur le composant lui-même. En revanche,
avec l’arrivée de l’électronique programmable, les composants doivent être certifiés,
ainsi que la programmation appliquée à cet objet.

Ces certifications sont divisées en plusieurs parties : les certifications à propre-
ment parler, mais également des exemples, pour mieux visualiser comment appli-
quer ces normes ainsi que leur but. Concernant les certifications, elles se divisent en
plusieurs niveaux : ces niveaux sont appelés Safety Integrity Levels (SILs). Ils sont
classés de 1 à 4 où chaque niveau correspond à une certification plus élevée et donc
à un système plus fiable.

Un des principaux problèmes de ces certifications est que le niveau de risque zéro
n’existe pas. Le but est alors de s’en approcher le plus possible. Ces certifications
permettent de garantir, selon le niveau, une fiabilité du système jusqu’à un certain
point. Plus le niveau de certification est haut et moins le système doit être sujet à
des failles. La certification du CEI date d’entre 1998 et 2000. Son adaptation pour
l’automobile par ISO date, quant à elle, de 2011.
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Un système ne pouvant être fiable à 100%, les certifications se font en fonction des
types de défaillances et de leurs probabilités de défaillance. Elles peuvent prendre
une année pour être réalisées. Les probabilités d’occurrences se classent en plusieurs
catégories, de la plus probable à la moins probable :

• Fréquente,

• Probable,

• Occasionnelle,

• Rare,

• Improbable,

• Invraisemblable.

Pour chaque type de défaillance, il existe différents types de conséquences, de la
plus critique à la moins critique :

• Catastrophique, qui signifie une perte de plusieurs vies humaines,

• Critique, qui signifie une perte de vie humaine,

• Marginale, qui signifie des blessures majeures à une ou plusieurs personnes,

• Insignifiante, qui signifie des blessures mineures à une ou plusieurs personnes.

C’est à partir de ces différentes classifications de probabilités d’occurrences et de
types de défaillance que peuvent être certifiés les systèmes selon un certain SIL.

La certification définie par ISO reprend toutes les certifications et tous les exemples
de la certification CEI. Elle ajoute en plus des guides de bonne pratique et des par-
ties informatives pour bien procéder, lors du développement, afin de s’approcher de
cette certification.

Ces normes et ces certifications n’étant pas simplement théoriques, nous allons
maintenant nous intéresser à plusieurs systèmes d’exploitations pour montrer ce
qu’ils ont en commun et les différences qui peuvent exister, afin d’étudier les diffé-
rentes possibilités de choix.

Exemples de systèmes d’exploitation

Nous allons maintenant donner des exemples de RTOSs, certifiés ou non. Il existe
deux façons d’obtenir un RTOS. La première est via un RTOS complet, la deuxième
est de modifier le noyau d’un OS pour lui donner des propriétés temps réel et ainsi
le transformer en RTOS. C’est par exemple le cas de Xenomai [71].

Définition 34 (Noyau d’OS)
Un noyau de système d’exploitation OS (appelé kernel en anglais), est une couche logicielle
qui permet d’accéder aux différentes ressources de la machine. Ainsi, c’est la partie qui fait le
lien entre la partie matérielle et la partie logicielle.

Pour comprendre comment peut fonctionner une modification de noyau pour
obtenir des propriétés temps réel, nous allons commencer par étudier Xenomai. Ce
n’est donc pas un RTOS complet avec son propre noyau, mais une modification du
noyau de Linux pour y intégrer des propriétés temps réel. Cela permet d’y ajouter
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en plus des APIs pour pouvoir effectuer des appels à des fonctions temps réel et
ainsi créer des tâches temps réel.

Les modifications du noyau pour y intégrer Xenomai peuvent se faire de deux
façons différentes : Cobalt ou Mercury. Ce sont les noms de deux implémentations
différentes de Xenomai. Pour Mercury, un seul noyau est utilisé et la partie temps
réel n’est qu’émulée et non directement exécutée. Ainsi, le respect des échéances
est plus difficile et les garanties sont difficilement respectables dès que la charge
processeur du système est élevée. Cet RTOS est donc adapté au temps réel souple.

Pour Xenomai Cobalt en revanche, deux noyaux sont utilisés. Un premier noyau,
classique, s’occupera de toutes les tâches non temps réel et des fonctionnalités habi-
tuelles du RTOS. Toute la partie temps réel est, elle par contre, gérée par un nouveau
noyau. Ainsi, les interruptions et l’ordonnancement de ces tâches sont gérés par ce
noyau.

Puisque deux types de tâches sont en concurrence sur ce système, la gestion se
fait à l’aide de priorités : il n’existe qu’une seule bande de priorités pour les deux
types de tâches. Ainsi, une tâche temps réel est toujours plus prioritaire qu’une
tâche classique. Cela permet de s’assurer que les tâches temps réel respectent leurs
échéances.

Au niveau de son fonctionnement, Xenomai reprend un ancien projet, Adeos
([167]). Ce projet était constitué d’un nano-noyau pour gérer les interruptions malgré
plusieurs noyaux et possiblement plusieurs OSs. Adeos permet dans ce cas précis
de séparer les noyaux en plusieurs parties, appelées domaines. Chaque domaine
correspond non pas forcément à un noyau complet, mais au moins à la partie du
noyau qui gère les interruptions. Les domaines sont totalement indépendants les uns
des autres et n’ont aucune visibilité entre eux. Tout passera donc par Adeos, ce qui
permet de centrer toutes les interruptions et les communications pour pouvoir les
gérer par une partie externe des différents noyaux, et ainsi conserver les propriétés
temps réel.

De plus, des tâches temps réel peuvent nécessiter des fonctionnalités Linux non
temps réel. La tâche temps réel devra donc faire appel à une fonction Linux clas-
sique. C’est également là qu’interviendra Adeos : son rôle sera alors de promouvoir
la priorité de la tâche Linux classique non temps réel pour qu’elle ait la même prio-
rité que la tâche temps réel qui l’a appelée. Ainsi, même si une tâche temps réel
utilise des fonctionnalités non temps réel, les priorités sont conservées et seule une
tâche temps réel de plus haute priorité pourra alors l’interrompre.

D’autres modifications de Linux peuvent également exister, pour des points spé-
cifiques. C’est par exemple le cas de RTnet ([102]). Cette modification permet de
remplacer la partie de Linux qui s’occupe spécifiquement de la partie Ethernet et
remplace les protocoles par défaut. Ces protocoles sont ainsi remplacés par d’autres,
qui eux, sont temps réel et peuvent avoir un temps de réponse borné pour les com-
munications, ce qui n’est pas le cas par défaut des protocoles Ethernet utilisés dans
Linux.

Un des principaux inconvénients d’utiliser des modifications de noyau en plus
de l’ajout d’un autre noyau comme dans Xenomai ou Real-Time Application Inter-
face (RTAI) ([118]) est qu’il faut réécrire les applications développées spécialement
pour le temps réel. Une autre solution, plus simple, peut permettre d’adapter Linux
au temps réel. Celle-ci est le patch PREEMPT_RT ([140]). Contrairement à l’autre
approche qui ajoute un noyau, celle-ci n’est qu’un patch de Linux. Globalement les
performances sont moins bonnes, et toutes les tâches ne respecteront pas forcément
leurs échéances, mais toutes les applications sont directement compatibles, ce qui
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peut permettre de les tester très facilement. Bien sûr, il ne reste adapté qu’au temps
réel souple.

Pour les RTOSs à proprement parler, le principal problème est que ceux-ci sont
souvent propriétaires ou à licences protégées, ce qui limite grandement le nombre de
papiers disponibles les décrivant ou les comparant. De plus, les bilans comparatifs
de RTOSs sont de plus en plus rares, ceux-ci étant principalement utilisés par les
industries.

Définition 35 (Open source)
Un logiciel qualifié de open source est un logiciel dont la licence est libre. C’est-à-dire que
son code source est ouvert, que sa distribution est libre, tout comme l’accès au code source, et
également la création de travaux dérivés.

Malgré cela, des RTOSs open source subsistent. Pour reprendre un exemple qui
est basé sur Linux, et donc open source, nous pouvons évoquer ChronOS ([47]).
Ce RTOS utilise Linux et le patch PREEMPT_RT. Il est principalement développé
pour des recherches académiques. De ce fait, il existe de multiples algorithmes d’or-
donnancement pour effectuer des tests, que ce soit en mono-processeur ou multi-
processeurs.

Pour reprendre également les normes et certifications précédemment vues, nous
pouvons évoquer ERIKA Enterprise [56]. Ce RTOS est également open source et
certifié OSEK/VDX. La dernière version a en plus été développée avec pour objectif
d’obtenir plus tard la certification AUTOSAR. Ce RTOS est orienté multi-processeurs
mais ne contient que peu d’algorithmes d’ordonnancements différents.

Pour continuer avec des licences open source, nous pouvons évoquer Trampoline
Operating System ([25]). Ce RTOS est également développé pour OSEK/VDX et AU-
TOSAR, sans pour autant avoir officiellement les certifications, en plus d’être com-
patible avec la norme POSIX. Ce RTOS a principalement été développé dans un but
pédagogique : il se veut utilisable par des étudiants pour commencer à comprendre
comment créer des tâches tout en ayant une idée de comment s’utilise OSEK/VDX,
afin d’être plus rapidement opérationnel dans les industries.

Toujours avec une licence open source, nous pouvons maintenant parler de FreeR-
TOS ([46]). Un des principaux avantages de ce RTOS est qu’il est disponible pour
une grande majorité d’architectures, et donc une grande multitude de processeurs
différents. Ce RTOS possède de nombreux avantages : tout d’abord sa gratuité, mais
également sa fiabilité. En effet, la plus vieille version encore disponible date de 2004,
ce qui en fait un RTOS largement testé. De plus, il se décline en de multiples ver-
sions, que ce soit AmazonFreeRTOS ou bien SafeRTOS, qui est une version certifiée
de FreeRTOS par les certifications CEI 61508 et ISO 26262.

Pour les autres RTOSs avec une licence qui n’est pas libre, il est possible de ci-
ter LynxOS ([147]). Ce RTOS est, quant à lui, entièrement adapté à la norme POSIX.
Ainsi, n’importe quelle application compatible est directement compatible dans ce
RTOS. D’autres versions de ce RTOS existent également, celles-ci étant plus spécia-
lisées, comme par exemple LynxOS-178 compatible avec la certification pour l’avio-
nique DO-178B ([92]).

Pour citer d’autres RTOSs compatibles avec un grand nombre d’architectures,
nous pouvons citer MicroC/OS-II ([107]) et MicroC/OS-III ([106]). La principale dif-
férence entre ces deux RTOSs est le nombre de tâches. En effet, MicroC/OS-II ne
peut contenir que 255 tâches alors que MicroC/OS-III peut en contenir un nombre
non déterminé, uniquement borné par le processeur utilisé et la mémoire.

Un autre RTOS du nom de Nucleus RTOS ([77]) existe également. Celui-ci est cer-
tifié pour DO-178C ([141]), CEI 61508, CEI 62304 et ISO 26262. Dans ses principales
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fonctionnalités, ce RTOS est compatible avec une interface graphique, mais égale-
ment avec les normes de connexions sans fils comme le WiFi ([36], [12], [85], [163] et
[104]) et le Bluetooth ([124] et [45]).

Un dernier RTOS commercial très répandu dans le monde industriel est VxWorks
([126] et [59]). Ce RTOS d’abord développé dans les années 1980 est un des premiers
à avoir un accès réseau temps réel dans les années 1990, et reprend la façon d’im-
plémenter les accès réseaux d’un autre OS, à savoir Berkeley Software Distribution
(BSD) ([96] et [155]). En juillet 2019, plus de deux milliards d’appareils utilisent ce
RTOS. Il existe différentes versions de ce RTOS telle que VxWorks 653 ([143]) qui est
certifié pour ARINC 653 et VxWorks Cert Edition, lui certifié pour DO-178C, CEI
61508 et ISO 26262.

Du fait de toutes ces possibilités de choix d’OSs ou RTOSs adaptés à différents
besoins que la construction d’un système peut reposer sur plusieurs d’entre eux.
C’est notamment le cas du drone dans le cadre du projet CEOS : chaque partie étant
indépendante et développée par des équipes différentes avec des contraintes diffé-
rentes, il est intéressant que chaque partie puisse être développée sur des OSs ou
RTOSs différents, selon les besoins requis par chaque application. C’est pour cela
que nous avons besoin de la virtualisation.

2.3.2 Virtualisation

Dans cette section, nous allons introduire le principe de la virtualisation. Elle per-
met d’utiliser différentes VMs, chacune reposant sur des RTOSs potentiellement dif-
férents, au sein d’un même système. Pour cela, nous devons ajouter un composant
logiciel intermédiaire : l’hyperviseur que nous allons dans un premier temps définir.
En effet, son utilisation est un point clé de la thèse et permet de définir les modèles
utilisés. Nous allons ensuite relier les hyperviseurs et le temps réel, pour en voir
l’intérêt et les contraintes ajoutées, et ensuite découvrir des certifications nécessaires
concernant leur fonctionnement dans des systèmes potentiellement non fiables et
finir par des exemples d’hyperviseurs.

Définition

Définition 36 (Machine Virtuelle (VM))
Une première définition peut être donnée par Popek ([135]) : "Une machine virtuelle est
considérée comme une copie isolée et efficiente de la machine réelle".

Un hyperviseur peut être également appelé Virtual Machine Manager (VMM) se-
lon le vocabulaire employé. Il permet d’utiliser sur une même architecture matérielle
plusieurs OSs différents qui seront alors exécutés dans des VMs. Dans ce cas, ils sont
appelés OSs invités, puisqu’ils sont gérés par l’hyperviseur et ne sont plus seuls sur
le système. Son rôle est d’abstraire l’architecture matérielle pour que l’OS n’ait ni
conscience qu’il est en concurrence avec d’autres, ni qu’il n’a pas un accès direct au
matériel. L’abstraction se fait principalement grâce à la gestion des entrées/sorties.
En effet, cette partie est habituellement effectuée par l’OS lui-même pour tous les
accès matériels, elle sera maintenant gérée par l’hyperviseur, qui lui a tous les accès
matériels.

Il existe plusieurs classifications pour différencier les hyperviseurs. La première
se fait selon le type :
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• Hyperviseur de Type-1. Ils sont également appelés natifs ou bare-metal. Les
hyperviseurs de ce type s’exécutent directement sur le matériel, sans intermé-
diaire. De ce fait ils sont souvent présentés comme ayant de meilleures per-
formances temps réel. Il s’agit souvent d’un noyau allégé. Nous verrons que
PikeOS en fait partie.

• Hyperviseur de Type-2. Contrairement au type précédent, il a besoin d’un OS
pour pouvoir s’exécuter. C’est l’OS hôte qui contiendra alors l’hyperviseur
pour virtualiser les différents OSs invités. Cela laisse donc moins de ressources
pour les différents OSs invités, mais reste plus simple à mettre en œuvre. Ci-
tons par exemple VMWare ou VirtualBox.

Une autre façon de classer les hyperviseurs se fait selon le mode de gestion des
OSs invités :

• La full-virtualization, qui permet de ne pas modifier les OSs invités et ainsi de
virtualiser n’importe quel OS. En revanche, en plus de dépendre de l’hypervi-
seur, cette façon de virtualiser n’est pas disponible sur toutes les architectures
matérielles. Il faut en effet que le processeur possède des instructions de vir-
tualisation supplémentaires pour pouvoir fonctionner.

• La para-virtualization, est quant à elle disponible sur tous les processeurs. En
effet, elle ne requiert aucune instruction processeur supplémentaire. En re-
vanche, elle nécessite que l’OS soit modifié pour que celui-ci puisse être vir-
tualisé. En effet, tous les accès matériels ne doivent plus être directement ef-
fectués, mais doivent être redirigés vers l’hyperviseur, qui lui pourra gérer ces
accès.

Temps réel et hypervision

L’hypervision impose de prendre en compte de nombreux paramètres : l’OS, mais
également l’hyperviseur. En effet, puisque selon certains types d’hypervisions, n’im-
porte quel OS peut être utilisé. Celui-ci doit alors être temps réel pour que le système
entier puisse être temps réel, à condition que l’hyperviseur soit également temps
réel. Si, ne serait-ce qu’un de ces éléments n’est pas temps réel, le système entier ne
peut alors pas être considéré temps réel.

Comme défini précédemment dans la Section 2.3, tous les temps de réponse des
composants d’un OS doivent être bornés pour être considérés comme un RTOS. Il en
va de même pour l’hyperviseur. Celui-ci doit alors pouvoir gérer les interruptions
de manière bornée dans le temps. Tout comme pour un système temps réel qui doit
ordonnancer des tâches, l’hyperviseur doit alors ordonnancer des OSs (si le système
n’est pas temps réel) ou des RTOSs (si le système est temps réel). Cet ordonnance-
ment doit également être géré de manière précise, que ce soit grâce à une gestion
statique pré-calculée, ou bien grâce à des algorithmes d’ordonnancement. Il existe
alors deux niveaux d’ordonnancement : un premier pour les RTOSs (ou OSs) et un
second au sein des RTOSs (ou OSs) pour les tâches. Ce sont alors ces deux ordon-
nancements qui devront garantir le respect des échéances des tâches pour que le
système entier soit considéré comme temps réel.

Certifications

Pour s’assurer qu’un système réponde bien à ces différentes contraintes temps réel,
il existe des certifications, que ce soit au niveau de l’hyperviseur lui-même ou des
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OSs. Pour cela, deux standards sont grandement utilisés. ARINC 653 et Multiple In-
dependent Levels of Security (MILS). Ces standards visent à effectuer un partition-
nement spatial et temporel des différentes ressources. De tels standards sont donc
adaptés pour le temps réel dit dur.

Pour le standard ARINC 653, il est principalement utilisé en avionique. Son but
est d’abstraire le matériel du point de vue de l’application. Pour cela, des interfaces
de programmations sont fournies. De plus, ces interfaces permettent de facilement
utiliser des architectures telles que Integrated Modular Avionics (IMA), qui est un
autre standard pour le temps réel dur dans l’avionique. Le standard ARINC 653
définit des règles pour la gestion des partitions (terme défini par le standard) et des
processus, mais définit également la manière dont sont gérées les communications.

Le MILS, quant à lui, permet un haut niveau de sécurité basé sur les concepts
de séparation et de contrôle des flux d’informations. Il permet également le support
de composants fiables et non-fiables. Ce standard se concentre plus sur l’assurance
d’une isolation des données et des processus, qui ne doit pas pouvoir être contour-
née. Ces deux standards ont des objectifs similaires et ne sont pas exclusifs. Un hy-
perviseur peut par exemple satisfaire les deux.

Exemples d’hyperviseurs

Après avoir vu quels étaient les types d’hyperviseurs et les certifications, il est pos-
sible de voir des exemples d’hyperviseurs, selon leur type, leur classement et leurs
différentes certifications. Cette partie ne peut pas être exhaustive, du fait de la per-
sonnalisation possible de certains hyperviseurs (notamment Xen, Kernel-based Vir-
tual Machine (KVM) et L4). De plus, si l’hyperviseur utilise la full-virtualization,
n’importe quel autre OS, temps réel ou non, est utilisable, ce qui décuple le nombre
de solutions possibles.

Pour des hyperviseurs répondant à au moins un des deux standards vu précé-
demment (ARINC 653 ou MILS), il est possible de citer :

• LynuxWorks qui est une couche supplémentaire (appelée LynxSecure, qui est
l’hyperviseur) ajoutée à l’OS LynxOS (qui est donc le système hôte), ce qui en
fait un hyperviseur de Type-2. Cet hyperviseur supporte ARINC 653 et MILS.

• Wind River ([166]), qui est un hyperviseur de Type-1 pour VxWorks et qui
supporte également les deux standards.

• Real-Time Systems GmbH ([139]), hyperviseur de Type-1.

• Tenasys eVM for Windows ([159]).

• National Instruments Real-Time Hypervisor ([137]).

• Open Synergy COQOS ([130]).

• PikeOS de Sysgo ([158]).

• XtratuM ([119]).

XtratuM est un hyperviseur de Type-1. Il a d’abord été conçu pour la sûreté des
systèmes embarqués en avionique et a, par la suite, intégré le standard ARINC 653.
Cet hyperviseur a l’avantage d’avoir une faible empreinte mémoire et un change-
ment de contexte efficace entre les différentes VMs. Cet hyperviseur utilise la para-
virtualization et plusieurs OSs y ont été portés, comme par exemple, FreeOSEK
RTOS ([134]).



2.3. Implémentation de systèmes temps réel 35

Pour la plupart des hyperviseurs précédemment cités, seule la para-virtualization
est disponible. Une solution utilisant la full-virtualization pour VMWare et Virtual-
Box est disponible dans [84].

Il faut également savoir que, selon les besoins, d’autres hyperviseurs sont orien-
tés systèmes critiques mais ne répondent pas pour autant aux standards précédem-
ment définis. Parmi eux, nous avons Safety PARtition Kernel (SParK), hyperviseur
de Type-1 para-virtualisé. Les OSs invités disponibles sont nC/OS-II et une version
personnalisée de stand-alone RT Linux (saRTL).

Concernant les solutions qui utilisent Xen en tant qu’hyperviseur de Type-1, une
des difficultés est de connaître toutes les personnalisations effectuées. Il existe par
exemple trois ordonnanceurs basiques pour les différentes VMs, et il est possible
d’en créer de nouveaux. Ces trois ordonnanceurs basiques sont :

• Borrowed Virtual Time (BVT), qui est maintenant déprécié.

• Simple Earliest Deadline First (SEDF), qui est une modification d’un ordon-
nanceur EDF. Cet ordonnanceur associe à chaque VM des paramètres simi-
laires au WCET et à la période des tâches. Celui-ci est de type partitionné,
ainsi, chaque VM est attachée à un CPU. Pour améliorer la performance de
cette solution, différents travaux ont été effectués, comme par exemple [121],
qui permet de ne plus perdre le temps non utilisé par une VM. En revanche,
cela ajoute comme contrainte que chaque VM ne peut contenir qu’une seule
tâche. Cette contrainte étant trop forte, d’autres articles, comme [120], lèvent
par la suite cette contrainte, en adaptant un modèle hiérarchique dans Xen.

• Credit scheduler, qui est celui par défaut, fonctionne sur du multi-processeurs
et permet une répartition automatique de la charge de travail des différentes
VMs sur les CPUs inutilisés. Ainsi, aucun CPU ne reste inactif si une VM peut
être ordonnancée.

Une comparaison de ces trois ordonnanceurs est donnée dans [34].
En plus de ces changements d’ordonnanceur il est possible d’améliorer les per-

formances de Xen de différentes manières comme par exemple :

• Une amélioration de la performance des VMs temps réel est obtenue dans
[169], en donnant une plus grande priorité aux VMs temps réel.

• Des améliorations pour les performances de la lecture audio ont été faites dans
[33], en ordonnançant de manière plus régulière les VMs dédiées à l’audio.

• Des améliorations pour les entrées/sorties ont été faites dans [76].

• Des outils pour contrôler la charge de travail des différentes VMs ont égale-
ment été ajoutés comme dans [165] et [82].

Il existe également les solutions se basant sur KVM, hyperviseur de Type-2. Étant
de Type-2, il nécessite donc un OS pour pouvoir être exécuté : cet OS est Linux. KVM
est intégré dans le noyau Linux depuis la version 2.6.20. Cet hyperviseur, contraire-
ment à Xen utilise la full-virtualization et ne nécessite donc aucune modification
des OSs invités pour que ceux-ci soient compatibles avec la virtualisation. En re-
vanche, étant exécuté dans l’OS, il faut également que le Linux sur lequel il est ins-
tallé contienne le patch PREEMPT_RT.

Des améliorations de KVM ont été effectuées en modifiant les ordonnanceurs
déjà présents. Par exemple dans [37], les auteurs ajoutent en plus d’un ordonnanceur
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EDF pour les VMs, un ordonnanceur Constant Bandwidth Server (CBS). Dans un
premier temps les entrées/sorties ne sont pas gérées, puis leur gestion est proposée
dans [38]. Dans KVM, la gestion du réseau est également incluse.

Une amélioration majeure de KVM est l’utilisation de REal-time SCHeduler fra-
mework (RESCH). RESCH est à la base développé pour Linux, sans obligatoirement
KVM. RESCH se décompose en quatre sous-parties : RESCH Core, qui est un en-
semble de fonctions pour la gestion de ressources temps réel, RESCH Plugin, qui est
un ensemble d’algorithmes d’ordonnancement, RESCH Library qui est un ensemble
d’APIs pour l’application utilisateur, et RESCH Bench qui est un ensemble d’outils
pour des évaluations comparatives applicables également à d’autres OS temps réels,
et donc potentiellement aux autres VMs.

L’intégration de RESCH dans KVM a d’abord été faite dans un cadre mono-
processeur [11], puis a été étendue aux multi-processeurs [10]. Ces ajouts permettent,
au final, de modifier plus facilement, et sans toucher aux noyaux, les différents algo-
rithmes d’ordonnancement employés, que ce soit pour les VMs ou pour les tâches
au sein d’une VM. La contrainte est ici que les différentes VMs doivent utiliser un
noyau Linux, RESCH n’étant disponible que pour ce noyau.

L’hyperviseur L4 est un microkernel étendu pour permettre une virtualisation
de Type-1, celui-ci est principalement utilisé dans le cadre de la virtualisation pour
la téléphonie mobile. Pour cela, il est souvent utilisé avec un premier OS comme
Android ou Windows pour l’interface utilisateur, et d’un autre OS temps réel, pour
garantir la performance de tâches avec des contraintes temporelles.

L’approche utilisée dans L4 reste proche de Xen, à la principale différence que L4
est un micro-kernel et non un noyau complet. C’est pour cela que ces approches sont
souvent comparées, comme par exemple, dans [91]. Cette comparaison montre que
les approches basées sur L4 semblent plus performantes que celles basées sur Xen,
avec un plus grand niveau de sécurité. Une autre étude [29] a été faite plus précisé-
ment sur l’hyperviseur L4/Fiasco avec L4Linux en tant qu’OS. Cette étude montre
que les overheads liés à l’hyperviseur en lui-même restent faibles. En revanche, le
système requiert plus de ressources en mémoire cache qu’un simple OS temps réel
sans virtualisation.

La dernière solution étudiée sera celle de PikeOS de Sysgo [158], certifié DAL-A.
Comme vu précédemment, cet hyperviseur utilise les standards ARINC 653 et MILS.
Il peut être considéré comme une approche L4, puisque comme le montre [97], le
micro-kernel utilisé à la base de PikeOS est P4. P4 est une ré-implémentation, qui se
veut fidèle, de L4. PikeOS a été spécialement conçu pour des systèmes critiques. Il
a l’avantage de pouvoir être utilisé en full-virtualization ou en para-virtualization.
Étant un hyperviseur propriétaire, tout n’est pas modifiable, ainsi son ordonnan-
cement est résumé dans [162]. Basé sur un ordonnancement hors-ligne, celui-ci a
l’avantage de pouvoir être entièrement choisi par l’utilisateur pour le premier ni-
veau, à savoir celui des VMs. Cette solution répond également à un certain nombre
de certifications, à savoir RTCA DO-178B/C, EN 50218, CEI 61508, ISO 26262 et CEI
62304, ce qui en fait un hyperviseur sûr et sécurisé, y compris en avionique ou en
automobile. C’est pour toutes ces raisons, à savoir toutes les certifications et la possi-
bilité de gérer entièrement les VMs au sein du système, que le projet CEOS a retenu
cet hyperviseur pour gérer le drone. C’est à partir de cet hyperviseur que sont basés
nos différents modèles, comme le modèle hiérarchique à deux niveaux.

Dans le cadre de cette thèse, nous nous concentrons sur PikeOS pour ses certifi-
cations et ses possibilités d’ordonnancement au niveau des VMs.
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2.4 Modèle d’ordonnancement hiérarchique à deux niveaux

Dans cette section, nous étudions un modèle d’ordonnancement déduit de l’utili-
sation d’un hyperviseur, vu dans la Section 2.3.2. Il existe plusieurs versions de
ce modèle : l’une utilisant des serveurs qui seront ordonnancés au premier niveau
d’ordonnancement. Cette première solution permet de laisser une marge lorsqu’un
serveur essaie de demander plus de ressources au système, comme par exemple
lorsqu’une tâche apériodique apparaît. Nous étudions ensuite une seconde solu-
tion, sans serveur, avec un ordonnancement plus libre, dit arbitraire. Dans ce mo-
dèle, nous visons à maximiser l’utilisation donnée au premier niveau, sans laisser
de marge, mais en permettant d’ordonnancer un plus grand nombre de systèmes où
la liste des tâches est fermée, donc sans tâches apériodiques.

2.4.1 Modèle avec serveur au premier niveau

Ce premier modèle est plus ancien, et ne concerne pas uniquement des modèles
hypervisés. Ce type de modèle peut être utilisé plus largement, sans la nécessité de
machine virtuelle. En effet, dans ce modèle, il s’agit de serveurs pour le premier
niveau d’ordonnancement. Les serveurs, sont malgré tout, similaires à des machines
virtuelles : ils contiennent des tâches à ordonnancer et sont ordonnancés selon des
algorithmes d’ordonnancement, mais ceux-ci sont tous exécutés sur le même OS ou,
dans ce cas précis RTOS. La principale différence est que le type de serveur va définir
comment celui-ci est ordonnancé mais également comment celui-ci va ordonnancer
les tâches.

Ainsi, ce sont les serveurs qui définissent tout l’ordonnancement : ils s’ordon-
nancent selon certaines règles pré-définies, que ce soit les serveurs eux-mêmes ou les
tâches au sein des serveurs. Un tel type de système est souvent utilisé pour ordon-
nancer différents types d’applications qui sont alors liées aux serveurs. Cela permet
d’avoir des applications temps réel, et des applications non temps réel sur le même
système, ce qui, à l’époque de leur étude, était un premier pas pour des systèmes
plus ouverts.

Les premiers articles utilisant de tels systèmes parlaient alors de "systèmes ou-
verts", puisque plusieurs types d’applications pouvaient alors être ordonnancées en
concurrence dans les différents serveurs. Un autre avantage des serveurs est de pou-
voir garantir le respect des échéances des applications au sein de chaque serveur,
serveur par serveur.

Les serveurs avaient déjà été utilisés pour d’autres objectifs : ordonnancer des
tâches apériodiques au mieux. Cela se faisait aux moyens de serveurs de tâches apé-
riodiques ou bien de serveurs "polling" ([72] et [48]). Dans un tel système, il existait
donc deux types d’éléments : des tâches temps réel périodiques et un serveur. Le
serveur est donc en charge d’exécuter les tâches apériodiques.

Pour le serveur de tâches apériodiques, une première proposition était de l’utili-
ser en tant que serveur exécuté en tâche de fond. Cela signifie que si le serveur est
considéré comme une tâche, il a alors un WCET infini, une période infinie et une
priorité minimale par rapport à toutes les autres tâches. Ainsi, il est exécuté dès que
les tâches temps réel ont terminé leur exécution et donc dès que le système est censé
être inactif.

Son fonctionnement est ainsi très simple : les tâches apériodiques à exécuter sont
contenues dans une liste et chaque tâche apériodique est traitée dans, par exemple,
l’ordre d’arrivée, ou selon des priorités si ces tâches en ont. Ce choix dépendra de
l’implémentation choisie et des tâches apériodiques du système.
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Une autre implémentation proposée dans ce même papier est le serveur "pol-
ling". Cette fois, le serveur est considéré comme une tâche temps réel périodique
avec une échéance égale à la période. L’équivalent de son WCET est un budget de
temps d’exécution. Ainsi, à chaque nouvelle période, ce budget est entièrement re-
chargé. Le serveur ne peut s’exécuter qu’une seule fois par période. Lors de son
exécution, il va exécuter les différentes tâches apériodiques, selon son budget de
temps d’exécution restant. En revanche, si son budget arrive à 0, peu importe si les
tâches apériodiques ont terminé leur exécution ou non, elles devront alors attendre
la prochaine exécution du serveur. Si aucune tâche apériodique n’est présente lors
de l’exécution du serveur, celui-ci met automatiquement son budget à 0 pour se re-
charger à la prochaine période.

Il faut également savoir que ces deux serveurs étaient proposés dans un contexte
où l’algorithme d’ordonnancement pour les tâches (et donc le serveur) ne pouvait
être que EDF. Cette contrainte étant forte, puisqu’à l’époque peu d’OSs ou RTOSs
proposaient l’algorithme d’ordonnancement EDF, de nouvelles propositions utili-
sant comme algorithme d’ordonnancement RM ont été faites. De plus, cette fois, le
système peut fonctionner avec plusieurs serveurs et non plus un seul, créant un mo-
dèle hiérarchique à deux niveaux ([103]). Ce papier définit les serveurs sporadiques
déjà définis dans la thèse [151] en plus de tests d’ordonnançabilité pour des appli-
cations temps réel ordonnancées dans des serveurs ordonnancés via EDF et RM.
Comme indiqué dans le nom, au départ, les serveurs sporadiques étaient utilisés
pour gérer les tâches sporadiques d’un système. Ce fonctionnement a ensuite été
détourné pour exécuter des tâches périodiques ou sporadiques.

Le fonctionnement du serveur sporadique requiert une priorité, qui dépend de
sa période. L’algorithme d’ordonnancement utilisé est RM pour les serveurs, et un
budget de temps d’exécution, comme pour le serveur "polling". Cette fois-ci, en re-
vanche, ce budget se recharge quand le serveur est inactif ou que son budget passe à
0. Le budget se recharge alors du montant de la tâche à exécuter par le serveur. Ainsi,
il ne manque jamais de budget pour exécuter les tâches qui lui sont attribuées.

Avec un tel modèle, une nouvelle question est soulevée : «comment déterminer
les paramètres des serveurs (que ce soit la période ou leur budget) pour que les
applications aux seins des serveurs soient ordonnançables?». Pour répondre à cette
question, de nombreux algorithmes ont été proposés ([2], [153], [111] et [72]).

Dans ce contexte, le serveur utilisé est un serveur périodique. Ce serveur peut
être vu comme une tâche temps réel classique avec période, et comme équivalent du
WCET, une quantité de temps d’exécution. Ainsi, le serveur est ordonnancé exac-
tement comme une tâche temps réel, et ira lui-même ordonnancer les tâches temps
réel contenues par le serveur pour que l’application soit exécutée.

Définition 37 (Analyse de temps de réponse)
Une analyse de temps de réponse est un procédé, souvent mathématique, pour déterminer le
temps de réponse pire cas d’une tâche. Ainsi, elle correspond au temps qu’aura mis une ins-
tance de tâche à terminer son exécution à partir du moment où celle-ci est activée. L’analyse
détermine ce pire temps.

Pour commencer cette recherche, il fallait d’abord débuter avec une analyse de
temps de réponse pour les tâches au sein des serveurs. En effet, sans cela, il n’est
alors possible de déterminer le temps de réponse d’une tâche que par simulation, ce
qui reste bien trop chronophage par rapport à une analyse de temps de réponse. Une
première analyse de temps de réponse a été proposée dans [144] pour des serveurs
périodiques (ou "deferables" [156]). Cette analyse de temps de réponse, considérée
comme pessimiste, est par la suite améliorée ([3]).Ainsi, à partir de cette formule de
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temps de réponse, il est possible de déterminer les paramètres d’un serveur, comme
dans [116]. Des améliorations de ces analyses et des simplifications pour des cas
particuliers sont également mises en avant dans [43].

Nous reprendrons le même cheminement au cours de la thèse pour notre propre
modèle : nous déterminerons d’abord une analyse de temps de réponse, puis nous
déterminerons à partir de cela les facteurs à prendre en compte pour déterminer soit
les paramètres soit l’ordonnancement des serveurs.

2.4.2 Modèle sans serveur dit arbitraire

Comme indiqué dans la Section 2.3.2, au cours de cette thèse, nous utilisons la vir-
tualisation. Cette virtualisation impose un modèle hiérarchique à deux niveaux : au
premier niveau, des VMs sont ordonnancées, alors qu’au second niveau, ce sont les
tâches qui sont ordonnancées au sein des VMs.

Ainsi, comme nous l’avons précisé dans la Section 2.4.1, il existait déjà des mo-
dèles hiérarchiques à deux niveaux, mais dans un contexte différent. Nous expli-
quons ici en quoi le contexte est différent et tous les changements que cela implique.

Premièrement, nous n’allons plus parler de serveurs, mais de VMs. Cette modifi-
cation peut paraître simple, en n’étudiant que le modèle, mais implique beaucoup de
changements. Le premier est comme vu dans la Section 2.3.2 qu’au lieu de simples
serveurs contenant chacun des applications, nous avons maintenant des VMs conte-
nant des RTOSs contenant des applications et un jeu de tâches associé.

Ainsi, chaque RTOS peut avoir un algorithme d’ordonnancement différent. De
plus, cette fois, l’ordonnancement au premier niveau, donc celui des VMs ne sera
plus déterminé par un OS ou RTOS mais par un hyperviseur. Selon l’hyperviseur uti-
lisé, l’algorithme d’ordonnancement utilisé peut totalement varier. Dans notre cas,
nous allons même parler d’ordonnancement arbitraire, contrairement aux serveurs
qui étaient contraints (avec des budgets, des périodes, des algorithmes précis).

Par arbitraire, nous entendons que l’ordonnancement des VMs doit être précisé
à l’avance, mais que celui-ci ne doit pas forcément dépendre d’un algorithme d’or-
donnancement et peut être aléatoire. Cela implique qu’il faut déterminer un schéma
d’ordonnancement des VMs avant de pouvoir les exécuter. Dans la littérature, à
notre connaissance, nous n’avons trouvé qu’un seul travail utilisant une approche
similaire ([80]). La différence étant que dans ce papier, l’algorithme d’ordonnance-
ment utilisé dans les VMs est EDF, alors que dans notre modèle, et au sein de la
thèse, nous utilisons des algorithmes d’ordonnancement à priorité fixe, que ce soit
RM, DM ou basés sur attribution arbitraire des priorités. Ces choix se justifient par
les contraintes du projet CEOS. En effet, dans ce projet, lié à la thèse, le choix a été
fait d’utiliser PikeOS comme hyperviseur. Ce choix impose ce modèle hiérarchique
à deux niveaux pour l’ordonnancement des VMs et des tâches au sein des VMs.
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FIGURE 2.8 : Exemple d’ordonnancement arbitraire de deux VMs
avec comme jeux de tâches τ1 (1, 5, 5), τ2 (3, 10, 10), τ3 (1, 20, 20)

pour VM1 et τ4 (1, 5, 5), τ5 (2, 10, 10) et τ6 (1, 20, 20) pour VM2

Nous donnons un exemple d’un tel modèle dans la Figure 2.8. Dans cet exemple,
nous prenons un système avec deux VMs : VM1 et VM2. Ces deux VMs ont donc
un ordonnancement arbitraire, déterminé pour former un exemple. Ces ordonnan-
cements se font ainsi : du temps 0 à 3, puis de 5 à 6, de 8 à 12, de 14 à 15 et enfin
de 18 à 20 pour la VM1, et de 3 à 5, de 6 à 8, de 12 à 14 et de 15 à 18 pour la VM2.
L’ordonnancement des VMs est montré Lignes 1 et 5.

Pour l’ordonnancement des tâches au sein des VMs, nous utilisons ici RM, qui
sera grandement utilisé dans la thèse pour des raisons de simplicité et d’efficacité.
Dans cet exemple, nous avons deux jeux de tâches différents, un pour chaque VM.
Ainsi, les tâches τ1 (1, 5, 5), τ2 (3, 10, 10), τ3 (1, 20, 20) sont associées à la VM1 et τ4
(1, 5, 5), τ5 (2, 10, 10) et τ6 (1, 20, 20) sont associées à la VM2.
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Étant donné que RM est utilisé, pour le premier jeu de tâches, τ1 a la plus grande
priorité, suivi de τ2 puis de τ3. Pour le second jeu de tâches, τ4 a la plus grande
priorité, suivi de τ5 puis τ6. Bien évidemment, τ1, τ2 et τ3 ne peuvent s’exécuter que
quand la VM1 est active et donc ordonnancée, idem pour τ4, τ5 et τ6 avec VM2.
Dans un premier temps, nous montrons les ordonnancements obtenus par RM pour
chaque tâche isolée (Lignes 2, 3, 4 et 6, 7, 8), puis nous regroupons ces ordonnan-
cements par VM (lignes 9 et 10) pour montrer l’ordonnancement final du système
(Ligne 11).

2.5 Criticité

Dans cette section, nous montrons aussi comment la prise en compte de la criticité
des tâches permet de réduire le coût de la certification des applications. L’objectif
est de pouvoir certifier une application avec le bon niveau d’exigence défini par les
contraintes des certifications présentées dans la Section 2.3.1.

Lorsque plusieurs applications de criticité différentes sont exécutées sur la même
plate-forme matérielle, l’application de plus haute criticité peut imposer de certifier
les autres applications au même niveau d’exigence. Cela est requis par les autorités
de certification dans la mesure où les applications peuvent avoir des interférences
mutuelles lorsqu’elles partagent les mêmes ressources.

Pour réduire le coût de la certification des applications, il faut pouvoir garantir
une bonne maîtrise de ces interférences mutuelles. Deux approches ont été envisa-
gées dans l’état de l’art : l’approche à criticité mixte et l’approche à criticité multiple :

• L’approche à criticité mixte repose sur une isolation temporelle de la criticité.
Les tâches sont gérées par le même exécutif temps réel, il faut garantir que
l’exécution de tâches de basse criticité impacte de manière maîtrisée les tâches
de haute criticité, sans remettre en cause le respect des contraintes temporelles
des tâches les plus critiques. Avec l’approche à criticité mixte ([164]), il s’agit
d’ajouter un paramètre aux tâches : le niveau de criticité. Avec ce niveau de
criticité en plus, il est possible de définir des WCETs par niveau de criticité.
Plus le niveau de criticité est élevé, et plus le WCET sera élevé. À tout instant,
le système détermine les tâches autorisées à s’exécuter par rapport au niveau
de criticité courant du système. Ce niveau est en fonction de la durée d’exécu-
tion observée des tâches. Le niveau de criticité augmente lorsque qu’au moins
une tâche a une durée d’exécution supérieure au WCET correspondant au ni-
veau de criticité courant. Dans ce cas, toutes les tâches de criticité inférieure
ou égale au niveau de criticité courant sont suspendues. Le problème est alors
de maîtriser l’impact qu’a eu ces tâches pour pouvoir garantir les contraintes
temporelles des tâches qui continuent à s’exécuter. Cela permet ainsi de certi-
fier le système selon chaque niveau de criticité. Cela permet une analyse plus
fine du système et de ne plus certifier tout le système au pire cas, ce qui peut
s’avérer trop pessimiste. Le problème d’ordonnancement à criticité mixte est
un problème NP-difficile ([16] et [19]). Ainsi, nombreux sont les algorithmes
d’ordonnancement présentés pour proposer des heuristiques pour l’ordonnan-
cement à criticité mixte. De premiers algorithmes ont ainsi été trouvés pour ce
qui concerne l’ordonnancement des instances de tâches. Parmi ces nombreux
papiers, il est possible de citer [17], [19], [24], [18], [79], [81], [114], [115], [132],
[146], [149] et [150]. Ce type d’ordonnancement n’étant pas vu dans la thèse,
nous ne donnerons pas plus de détails.
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• L’approche à criticité multiple repose sur une isolation spatiale de la criticité.
Les tâches se voient affecter des ressources spécifiques en fonction de leur criti-
cité. Une tâche ne peut donc être impactée temporellement que par des tâches
de même criticité.

2.5.1 Notre approche à criticité multiple

Dans notre modèle, nous considérerons que chaque VM a une criticité différente et
donc une méthode de certification potentiellement différente. Ici, les VMs sont clas-
sés par ordre de criticité décroissant : la plus critique est la première VM. Comme
nous utilisons un modèle hiérarchique à deux niveaux (voir Section 2.4), nous appli-
quons la criticité sur les VMs et non les tâches.

Ici, toutes les tâches au sein d’une même VM sont donc considérées comme
ayant le même niveau criticité. La VM la plus prioritaire est ainsi la VM contenant
les tâches les plus importantes. Pour reprendre le contexte du drone dans le projet
CEOS ([136]), la VM la plus critique contiendra les tâches de l’application contrôle-
commande. Ainsi, toutes les parties concernant le contrôle du vol du drone auto-
nome seront implémentées dans cette VM. Le but est donc ici de séparer les diffé-
rentes fonctionnalités dans les différentes VMs pour que celles-ci soient certifiées au
bon niveau de criticité et ainsi réduire les coûts de certification.

Nous utilisons dans cette thèse la seconde approche, donc la criticité multiple.
La criticité est définie au niveau d’une application (gérée par une VM) composée
de tâches de même criticité. Un hyperviseur de type 1 gère l’accès des VMs aux
ressources partagées et garantit par construction l’isolation spatiale de la criticité. Il
est ainsi possible de certifier les applications au bon niveau de leur criticité.

L’ordonnancement des VMs tient compte de la criticité. C’est-à-dire que les VMs
seront ordonnancées et vérifiées par ordre de criticité décroissante. Ainsi, nous com-
mençons par la première VM, dont nous cherchons l’ordonnancement avant de nous
assurer que les tâches respectent leurs échéances. Les autres VMs seront ensuite or-
donnancées, par ordre de criticité décroissant. Cela permet de s’assurer que l’or-
donnancement d’une VM n’est possible que si les VMs plus critiques ont été or-
donnancées. Une priorité d’ordonnancement est ainsi définie : s’il n’est pas possible
d’ordonnancer la première VM, qui est la plus critique, alors il est inutile d’essayer
d’ordonnancer les VMs suivantes.

2.6 Dual Priority

Dans cette section, nous développons l’ordonnancement Dual Priority ([31] et [41]),
en notant ses avantages et ses inconvénients. Pour commencer, nous allons présenter
ce qu’est l’ordonnancement Dual Priority.

Ce type d’algorithme a été introduit pour compenser l’utilisation processeur des
algorithmes d’ordonnancement à priorité fixe au niveau des tâches. En effet, comme
expliqué dans la Section 2.1, ces algorithmes conduisent à des utilisations proces-
seurs inférieures à d’autres algorithmes d’ordonnancement à priorité fixe au niveau
des instances de tâches ou à priorité dynamique. Pour situer, nous avions vu qu’un
algorithme tel que RM a une condition suffisante explicitant que tout jeu de tâches
utilisant moins de 69% de la charge processeur est obligatoirement ordonnançable.
Alors qu’un algorithme à priorité fixe au niveau des instances de tâches, tel que EDF
est optimal pour une charge processeur inférieure ou égale à 100%.
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Des comparaisons entre EDF et Dual Priority et une extension de Dual Priority
en un modèle à k priorités sont également données dans [67]. Dans ce papier, il est
montré qu’EDF est un cas particulier du modèle à k priorités.

Sachant qu’un ordonnancement à priorité fixe a une implémentation plus simple
que l’implémentation d’un ordonnanceur à priorité fixe au niveau des instances de
tâches, des recherches sur d’autres classes ont débuté. Ce sont de ces recherches que
Dual Priority a émergé. L’idée est simple : la priorité est toujours fixée au niveau
des tâches, mais les instances peuvent avoir deux priorités différentes, une à l’acti-
vation de l’instance et une autre à une date fixe par rapport à la date d’activation de
l’instance.

Le modèle de tâches est ainsi légèrement différent. Une tâche τi a maintenant
comme paramètres :

τi(Ci, Ti, Di, P1
i , P2

i , Si)

Les paramètres Ci, Ti et Di sont les mêmes que pour les modèles précédents, à
savoir Ci est le WCET de la tâche, Ti sa période ou son inter-arrivée minimale et Di
son échéance relative.

En plus de ces paramètres de base, chaque tâche dispose de deux priorités fixes.
La première priorité de la tâche τi est notée P1

i et la seconde P2
i . Toute instance de la

tâche aura alors à son activation une priorité P1
i .

Si est une échéance intermédiaire de promotion à partir de laquelle la priorité
fixe d’une instance de la tâche passera de P1

i à P2
i . Cette échéance de promotion est

contrainte pour une tâche τi :

0 ≤ Si ≤ Di

Lorsque 0 < Si < Di, la tâche a deux priorités associées P1
i et P2

i différentes telles
que P1

i < P2
i . Lorsque Si = 0 ou Si = Di alors P1

i = P2
i .

De plus, toutes les priorités après promotions sont de plus grande priorité que
n’importe quelle priorité avant promotion (deux bandes de priorités distinctes).

Pendant longtemps, l’ordonnancement Dual Priority était conjecturé optimal pour
des tâches à échéance sur requête (même pour une utilisation processeur de 100%).
Il était théoriquement ainsi possible, en fixant les deux priorités fixes et l’échéance
de promotion Si pour une tâche τi, de trouver un ordonnancement Dual Priority
respectant l’ensemble des échéances tant que leur utilisation totale des tâches était
inférieure à 100% ([31] et [40]). Pour autant, aucune preuve n’avait jamais été four-
nie ([32]) mais aucun contre-exemple n’avait non plus été trouvé. Ce problème est
donc resté ouvert pendant 26 ans, jusqu’à ce qu’un contre-exemple soit trouvé dans
[54]. Cependant, nous montrons dans le chapitre 6 que le taux de succès de l’ordon-
nancement Dual Priority reste très élevé (quasi-optimal). Le verrou restant consiste
à déterminer les deux niveaux de priorité et l’échéance de promotion pour que l’or-
donnancement appliqué respecte les échéances des tâches. Nous présenterons dans
le Chapitre 6 différentes méthodes pour parvenir à trouver ces paramètres.

2.7 Résumé des modèles et notations utilisées

L’état de l’art étudié portant sur différents domaines, nous étudions dans cette sec-
tion un rappel des différentes notations, mais également les parties qui seront utili-
sées au cours de cette thèse. Pour ce faire, nous reprenons les différentes parties vues
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au cours du chapitre de l’état de l’art (Chapitre 2) en spécifiant les points utilisés, en
reprenant ou précisant les notations.

Nous avons présenté différents modèles de tâches. Au cours de cette thèse, nous
utiliserons principalement le modèle de tâches sporadiques. La notation pour une
tâche τi est donc :

τi(Ci, Ti, Di)

Où Ci est le WCET de la tâche, Ti est la période d’inter-arrivée minimale entre
deux activations et Di l’échéance. De plus, lors des analyses (Chapitre 3), ces tâches
seront vues comme des tâches périodiques. La notation restera donc la même, mais
la période d’inter-arrivée minimale Ti devient alors une période d’activation, où la
tâche s’active alors à chaque période et non plus à au moins une période d’inter-
arrivée minimale. Les tâches périodiques sont alors utilisées lors de l’analyse pour
obtenir un pire cas : si les tâches sporadiques s’activent à chaque période d’inter-
arrivée minimale, la charge processeur est alors plus élevée, et le temps de réponse
des différentes tâches est donc plus long.

Nous utiliserons également le modèle de tâches périodiques pour présenter des
algorithmes pour les VMs qui lors de leur ordonnancement peuvent être, quant à
elles, vues comme des tâches périodiques (Chapitres 4 et 5). Nous présenterons éga-
lement des algorithmes d’ordonnancement habituellement utilisés sur des tâches
périodiques que nous ajouterons dans notre modèle dans le Chapitre 6.

Concernant l’architecture utilisée, nous nous intéresserons ici à des systèmes vir-
tualisés multi-processeurs. Dans ces système, une VM est associée à un cœur, et
chaque cœur peut contenir plusieurs VMs. Nous nous intéresserons ensuite à l’or-
donnancement des VMs au sein de ses cœurs. Cela revient donc à avoir plusieurs
ordonnancements mono-processeurs. Nous ne prenons pas en compte l’influence
des caches au cours de cette thèse.

Pour rappel, les modèles de la thèse sont basés sur PikeOS. Cet hyperviseur étant
de plus en plus utilisé, les modèles présentés sont donc utilisables sur de vrais sys-
tèmes et non pas uniquement théoriques. C’est de cet hyperviseur que nous avons
extrait notre modèle hiérarchique à deux niveaux.

Ce modèle est donc totalement flexible : les VMs peuvent être ordonnancées
indépendamment en fixant les temps d’exécution à la main. C’est donc le modèle
hiérarchique à deux niveaux étudié dans la Section 2.4.2. Ainsi, les VMs ne sont
pas bornées à un seul algorithme d’ordonnancement, mais celui-ci peut être entiè-
rement choisi librement. Cet ordonnancement pourrait même également être défini
à la main, pour des besoins particuliers. Un premier schéma d’ordonnancement est
ainsi défini, et celui-ci se répète dans le temps jusqu’à l’extinction du système. Dans
chaque VM est associé un jeu de tâches. Celui-ci ne peut donc pas être ordonnancé et
exécuté uniquement lorsque la VM est elle-même active (donc en cours d’exécution).
Lorsqu’une autre VM est active, seules les tâches de cette VM peuvent être exécu-
tées. PikeOS permet de certifier l’isolation entre les différentes VMs pour qu’aucune
ne puisse influer sur les autres. Cette isolation est spatiale et temporelle : la mémoire
de chaque VM est réservée à l’avance, et il n’est pas possible qu’une tâche d’une VM
modifie le comportement d’une autre. De plus, lors de la définition des ordonnance-
ments des VMs, aucune ne peut dépasser son temps d’exécution et ainsi influer sur
une autre VM.

Pour simplifier les notations et les ordonnancements, les VMs sont vues comme
des tâches, mais sans échéance. La VM ρi se définit ainsi :
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ρi(Ci, Ti)

Où Ci correspond au temps d’exécution disponible pour la VM sur la période
Ti. La VM doit donc s’exécuter de Ci unités de temps entre chaque activation toutes
les Ti unités de temps. Ce temps d’exécution peut se faire en plusieurs exécutions
différentes. Par exemple, il est possible que la VM ρ1(2, 4) s’exécute en 0 et en 3
pour une unité de temps à chaque exécution. Nous prendrons également en compte
les overheads des VMs. Ces overheads peuvent être vus de la sorte : le temps de
changement de contexte par PikeOS entre chaque VM n’est pas négligeable et est
connu à l’avance. La notation de la VM ρi devient alors :

ρi(Ci, Ti, Oi)

Où Oi est l’overhead de la VM ρi. L’overhead est donc pris en compte à chaque
début d’exécution de la VM, et pendant ce temps, aucune tâche ne peut être exécu-
tée : c’est un temps dont l’hyperviseur a besoin pour restituer le contexte de la VM,
donc tout ce à quoi la VM a accès, que ce soit en mémoire, ou n’importe quelle autre
ressource du système.

Nous ajouterons également une notion de criticité entre les différentes VMs.
Cette criticité se fera par ordre des VMs. Ainsi, ρ1 est la VM la plus critique, ρ2 est
moins critique que ρ1, mais plus que ρ3 et ainsi de suite. Le nombre de VMs n’est pas
connu à l’avance, les analyses et les algorithmes proposés seront ainsi génériques.
Mais la plupart du temps, notamment dans le projet CEOS, le nombre de VM est
fixé à quatre. La criticité ne sera utilisée dans cette thèse que pour sélectionner l’or-
donnancement des VMs dans un ordre précis. En effet, PikeOS est utilisé dans le
projet CEOS pour créer un drone, ainsi s’il n’est pas possible de trouver un ordon-
nancement pour la première VM qui correspond au contrôle-commande du drone, il
ne sert à rien d’essayer d’ordonnancer les autres VMs, le système entier serait alors
voué à l’échec.
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Chapitre 3

Ordonnançabilité des tâches dans
une VM hypervisée : comment
définir l’ordonnaçabilité des tâches
dans une hiérarchie à deux
niveaux?

Dans ce chapitre, nous expliquons comment garantir l’ordonnançabilité de tâches
sporadiques pour un ordonnancement hiérarchique à deux niveaux composé :

• Au premier niveau d’une table d’ordonnancement supposée ici connue.

• D’un ordonnancement de second niveau basé sur un algorithme à priorité fixe
préemptif.

Pour ce faire, nous commençons par présenter le modèle que nous utilisons pour
caractériser l’ordonnançabilité des tâches, ainsi que des définitions sur l’ordonnan-
cement utilisé. Nous définissons ensuite comment établir le temps de réponse pire
cas des tâches. Ce pire temps de réponse est obtenu en caractérisant des candidats
d’instant critique à considérer pour obtenir les pires temps de réponse. Nous consi-
dérons tout d’abord le cas d’une table d’ordonnancement composée pour une Vir-
tual Machine (VM) d’une seule exécution avec une activation strictement périodique
(Section 3.3). Nous considérons ensuite le cas d’une table d’exécution arbitraire.

À partir de ces formules de temps de réponse, nous dérivons pour finir des
conditions d’ordonnançabilité pour les tâches associées à chaque VM.
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Chapitre 3. Ordonnançabilité des tâches dans une VM hypervisée : comment

définir l’ordonnaçabilité des tâches dans une hiérarchie à deux niveaux?

3.1 Contexte

Dans ce chapitre, le modèle étudié est le même que celui présenté dans la Section 2.7.
C’est donc un modèle hiérarchique à deux niveaux, où le premier niveau est consti-
tué de VMs auxquelles sont attribuées des jeux de tâches sporadiques. Chaque tâche
de chaque VM ne peut donc être ordonnancée que lorsque sa VM associée est elle-
même en cours d’exécution. Nous présentons dans ce chapitre des analyses d’ordon-
nancement de second niveau fonctionnant pour n’importe quel algorithme d’ordon-
nancement à priorité fixe au niveau des tâches. Cependant, nous nous intéressons
plus particulièrement à l’algorithme d’ordonnancement Rate Monotonic (RM), un
algorithme d’ordonnancement couramment utilisé dans l’industrie.

Afin de pouvoir analyser notre modèle, nous supposons dans ce chapitre que les
paramètres ainsi que l’ordonnancement des VMs sont connus et arbitraires. La table
d’ordonnancement des VMs est calculée hors-ligne.

Définition 38 (Ordonnancement strictement périodique)
Un ordonnancement strictement périodique de tâches (respectivement de VMs) est un or-
donnancement non préemptif dans lequel le temps entre l’activation des instances de la tâche
(respectivement de la VM) et le début de leur exécution est constant et identique pour toutes
les instances.

ρ1

0 5 10 15 20

FIGURE 3.1 : Ordonnancement strictement périodique de la VM
ρ1(2, 5)

ρ1

0 5 10 15 20

FIGURE 3.2 : Second exemple d’ordonnancement strictement pério-
dique de la VM ρ1(2, 5)

ρ1

0 5 10 15 20

FIGURE 3.3 : Ordonnancement non strictement périodique de la VM
ρ1(2, 5)

Dans ce chapitre, nous distinguons deux cas : le premier dans lequel les VMs
sont ordonnancées de manière strictement périodique, comme dans la Figure 3.1 ou
3.2 et le second dans lequel les VMs ne le sont pas, comme dans la Figure 3.3. Ces
distinctions seront notamment utilisées dans la Section 3.3 et 3.4, mais également
dans les Chapitres 4 et 5. En effet, grâce à ces distinctions, il sera alors possible de
définir deux formules de temps de réponse différentes. La première sera simplifiée
grâce à un ordonnancement strictement périodique. La seconde fonctionnera dans
le cas général, et il sera également possible de considérer une attribution arbitraire
des priorités fixes.
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3.2 Concept de candidats d’instant critique

Dans cette section, introduisons le concept de candidat d’instant critique à considé-
rer pour trouver le pire temps de réponse des tâches. Nous allons dans un premier
temps définir ce qu’est un candidat d’instant critique. Nous partirons du cas des can-
didats d’instant critique dans un modèle non hiérarchique, pour, au fur et à mesure,
arriver aux candidats d’instant critique dans notre modèle.

Dans le cas de l’ordonnancement préemptif à priorité fixe au niveau des tâches
qu’elles soient périodiques (ou sporadiques) sans modèle hiérarchique, [161] et [110]
montrent que l’instant critique permet d’obtenir le pire temps de réponse des tâches,
en activant de manière synchrone (à un instant 0 de référence) les tâches (premier
instant d’activation identique pour toutes les tâches). Ce scénario, permettant d’ob-
tenir le temps de réponse pire cas pour un ordonnancement à priorité fixe au niveau
de tâches, est largement utilisé comme base pour tester l’ordonnançabilité d’un jeu
de tâches.

Définition 39 (Instant critique)
L’instant critique dans un modèle non hiérarchique avec des tâches sporadiques est le cas
d’une activation synchrone de toutes les tâches du système ordonnancées avec la plus petite
inter-arrivée possible, donc ordonnancées de manière périodique [161, 110].

τ1

0 5 10 15 20

τ2

0 5 10 15 20

τ3

0 5 10 15 20

τ

0 5 10 15 20

FIGURE 3.4 : Exemple de temps de réponse pire cas de τ3 en utilisant
l’instant critique avec comme jeu de tâches : τ1 (2, 4, 4), τ2 (1, 5, 5) et

τ3 (2, 20, 20)
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τ1
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τ2
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τ3
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τ
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FIGURE 3.5 : Exemple de temps de réponse pire cas de τ3 sans syn-
chroniser les tâches avec comme jeu de tâches : τ1 (2, 4, 4), τ2 (2, 5, 5)

et τ3 (2, 20, 20) où les tâches τ1 et τ2 ont un offset de 2

Nous montrons dans les Figures 3.4 et 3.5 des exemples dans lesquels nous com-
parons les temps de réponse obtenus lorsque les tâches sont activées à l’instant cri-
tique et lorsqu’elles ne le sont pas. La première Figure 3.4 montre l’instant critique
selon la définition donnée dans [117] et [161], à savoir que toutes les tâches sont syn-
chrones et débutent donc leur activation en même temps. Pour plus de simplicité,
nous considérons une activation synchrone des tâches à l’instant 0. Dans ce cas, le
temps de réponse de la tâche τ3 est de 8 comme montré dans la Figure 3.4. En re-
vanche, dans la Figure 3.5, nous donnons un offset de 2 aux tâches τ1 et τ2 afin de
ne plus activer toutes les tâches au même instant. Cela produit pour la tâche τ3 un
temps de réponse de 2, au lieu de 8 quand toutes les tâches étaient synchrones.

busy period de niveau i

τi

τm

0

busy period de niveau i

τi

τm

0

busy period de niveau i

τi

τm

0

a

b

c

FIGURE 3.6 : Preuve de l’instant critique dans un modèle non hiérar-
chique avec des tâches à échéance arbitraire

La démonstration de l’instant critique dans un modèle non hiérarchique avec
des tâches sporadiques à échéance arbitraire est définie dans [161]. Elle se fait par
construction à l’aide de la Figure 3.6 et s’appuie sur la notion de busy period de
niveau i.
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Définition 40 (Busy period de niveau i)
Une busy period de niveau i est une période d’activité du processeur pendant laquelle le
processeur est entièrement occupé à exécuter des tâches de priorité supérieure ou égale à celle
de la tâche τi.

Principes de la preuve : Prenons un jeu de tâches τ contenant au moins deux tâches :
τi, qui est la tâche à laquelle on va s’intéresser et τm, qui est une tâche de priorité
supérieure à τi. Dans la Figure 3.6, la busy period de niveau i est représentée par les
rectangles grisés. Dans notre cas, nous choisissons l’instant 0. Nous partons d’une
tâche quelconque τi, de priorité i, pour laquelle nous nous intéressons à une instance
de tâche quelconque, pour laquelle nous allons durcir les conditions d’activation
pour obtenir l’instant critique.

Nous nous intéressons ici par exemple au comportement de la seconde instance
de τi dont la date d’activation est ici entourée d’un cercle orange. Comme dit pré-
cédemment, nous partons de tâches sporadiques. La première étape est donc de
contraindre leur inter-arrivée pour tendre vers un motif d’activation périodique.

Dans le schéma (a), les deux tâches sont sporadiques. La première étape est de
les rendre périodiques.

La tâche τm est rendue périodique à partir de sa première instance (entourée ici
en bleu) pour maximiser le nombre d’instances de τm dans la busy period considérée.
Ensuite, la tâche τi est rendue périodique à partir de l’instance de tâche étudiée, et
donc ici de sa seconde instance de tâche.

Ce passage de sporadique à périodique est illustré dans le schéma (b) : nous
obtenons maintenant 7 activations de la tâche τm au lieu de 4 précédemment et 5
activations de la tâche τi au lieu de 3. Le système est ainsi plus chargé. Deux consé-
quences sont ainsi possibles pour la tâche τi :

• Soit le temps de réponse de la tâche τi ne change pas.

• Soit le temps de réponse de la tâche τi augmente du fait de la surcharge du
système et du possible plus grand nombre d’instances de tâches pour chaque
tâche après les avoir passées dans un modèle périodique. Cette augmentation
est également due à la busy period de niveau i : le système étant entièrement
occupé, augmenter sa charge ne peut que dégrader l’état du système.

Dans notre schéma, le durcissement des conditions a augmenté le temps de ré-
ponse de l’instance de tâche observée, celui-ci étant passé de 2 à 4.

Après avoir durci le système en passant les tâches du modèle sporadique au
modèle périodique, nous cherchons maintenant à les synchroniser. Pour cela, l’acti-
vation des premières instances de tâches de τi et τm passent alors respectivement de
l’instant 2 et 1 à 0.

Ce nouveau durcissement des conditions est montré dans le schéma (c) : nous
nous intéressons alors toujours à la même instance de tâche de τi, entourée en orange.
Puisque nous sommes toujours dans la busy period de niveau i, il n’est pas possible
que l’instance de tâche observée de τi termine son exécution avant son activation
non synchrone. En effet, la busy period de niveau i implique qu’une autre tâche de
priorité supérieure à la tâche τi était exécutée à l’instant 0. Cette tâche ayant une
priorité supérieure, activer τi à l’instant 0 au lieu de l’instant 2 ne peut pas influer
sur la tâche de priorité supérieure.

Seule une des deux implications suivantes est donc possible suite à la synchroni-
sation des tâches à l’instant 0 :

• Soit le temps de réponse de la tâche τi ne change pas.
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• Soit le temps de réponse de la tâche τi augmente.

Dans notre exemple, la date de fin d’exécution de l’instance de tâche de τi obser-
vée ne change pas. Mais puisque son activation se fait deux unités de temps plus tôt,
son temps d’exécution a donc empiré.

Nous avons appliqué ce raisonnement sur uniquement deux tâches : une tâche
τi et une tâche τm de priorité supérieure à τi. Nous avons démontré que le temps de
réponse était pire ou ne changeait pas lorsque ces deux tâches étaient synchronisées
dans un modèle périodique.

Il est possible d’étendre ce raisonnement à toutes les tâches du système pour
conclure que l’instant critique de tâches sporadiques avec échéances arbitraires est
le cas synchrone où les tâches sont activées de manière périodique.

Notre but est maintenant de montrer que l’activation synchrone est également
valable pour notre modèle hiérarchique à deux niveaux. Pour ce faire, nous avons un
premier problème : comment prendre en compte le fait que les tâches peuvent être
activées à tout moment mais ne peuvent s’exécuter que quand la VM contenant ces
tâches est active? Pour cela, nous définissons, en plus dans le cadre de notre modèle
hiérarchique à deux niveaux, le concept de tâche fictive ρj pour ensuite définir le
candidat d’instant critique de la VM.

Définition 41 (Tâche fictive ρj)
La tâche ρj pour la VM ρj est une tâche fictive si elle s’exécute lorsque la VM ρj ne s’exécute
pas. Elle représente tous les moments d’inactivité de la VM, que ce soit parce que le système
exécute une autre VM ou aucune. Cette tâche a donc la plus haute priorité.

Définition 42 (Candidat d’instant critique de la VM ρj)
Un candidat d’instant critique de la VM ρj correspond à une activation synchrone des tâches
de ρj avec un début d’une activation de la tâche fictive ρj.

Le pire temps de réponse est ainsi obtenu en considérant le plus grand temps de
réponse parmi tous les candidats d’instant critique. En effet, chaque candidat peut
correspondre à ce scénario de recherche du pire temps de réponse, mais il n’est pas
possible de savoir lequel. Lorsqu’un seul candidat d’instant critique est présent, il
est possible de dire directement qu’il s’agit de l’instant critique.

Nous distinguons deux cas possibles pour déterminer les candidats d’instants
critiques : le cas le plus simple, dans lequel la VM observée a un ordonnancement
strictement périodique, et un second cas général, dans lequel la VM peut avoir un
ordonnancement arbitraire. Nous commençons par une démonstration du premier
cas.
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FIGURE 3.7 : Candidats d’instant critique d’une VM strictement pé-
riodique

Preuve lors d’un ordonnancement strictement périodique : La démonstration des
candidats d’instant critique d’une VM ordonnancée de manière strictement pério-
dique repose sur la démonstration précédente et en reprend ses principes, tout en
utilisant la tâche fictive ρj associée à la VM. En effet, au lieu d’utiliser une tâche
quelconque de priorité supérieure, la démonstration se base sur la tâche ρj utilisée
en tant que tâche de priorité supérieure à la place de τm. Le raisonnement peut en-
suite être appliqué à n’importe quelle autre tâche, de manière à synchroniser leurs
activations.

Pour cette démonstration, nous utilisons la Figure 3.7. Nous considérons ici que
l’étude est faite dans une busy period de niveau i. Mais elle ne sera pas représentée
pour des questions de mise en page. Nous avons donc deux tâches : la tâche étudiée
à savoir τi, en rouge, et la tâche ρj, en bleu, qui représente donc les moments d’inac-
tivité de la VM. La VM ρj est représentée en vert. Rappelons que l’ordonnancement
de cette VM est strictement périodique. Tant que cette VM exécute des tâches de
priorité supérieure à τi, ses exécutions sont hachurées en vert (et sont représentées
par des rectangles pleins par la suite, les exécutions ultérieures à celle de τi n’étant
pas nécessaires pour la démonstration).

Nous partons cette fois directement de tâches périodiques, puisque nous avons
déjà démontré que pour étudier le temps de réponse de tâches sporadiques, il est
nécessaire de revenir à un modèle périodique. Le schéma (a) représente ainsi les
deux tâches τi et ρj qui ne sont pas synchronisées. Nous nous intéressons à nouveau
à la seconde instance de la tâche τi pour évaluer les conséquences sur son temps de
réponse.

Le premier changement effectué est ainsi de débuter l’activation de la tâche ρj à
l’instant 0. Elle est ainsi activée plus tôt. Encore une fois, comme nous sommes dans
une busy period de niveau i, les seules conséquences possibles de cette activation
plus tôt sont soit que la tâche τi est activée au même moment dans le meilleur des
cas, soit plus tard. Ce scénario d’activation ne peut pas améliorer le temps de réponse
de la tâche τi.

Nous synchronisons ensuite la tâche τi à la tâche ρj, à l’instant 0. Le résultat
est montré dans le schéma (c). Cela implique donc d’avoir plus d’activations de la
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tâche τi dans le temps d’étude. Nous passons ici de 5 à 6 activations de la tâche. Le
système est donc plus chargé. De plus, comme l’étude est toujours effectuée dans
la busy period, il n’est pas possible que l’instance de tâche étudiée puisse s’exécuter
plus tôt, la VM exécutant déjà des tâches de priorité supérieure avant. Son activation
est donc faite plus tôt, mais sa fin d’exécution est plus tardive.

Dans notre cas, le temps de réponse de l’instance de tâche étudiée est donc plus
long. La synchronisation entre ρj et τi nous permet donc de trouver un temps de
réponse plus long. Encore une fois, en étendant ce raisonnement à toutes les tâches
du système, nous pouvons déduire que la synchronisation de toutes les tâches de la
VM et de la tâche fictive ρj nous permet d’obtenir le pire temps de réponse.

La tâche fictive ρj représentant les inactivités de la VM, nous pouvons conclure
que la synchronisation des tâches à la fin de l’exécution de la VM nous permet de
définir un candidat d’instant critique. Dans le cas précis d’une VM ordonnancée
de manière strictement périodique, il n’existe donc qu’un seul candidat d’instant
critique.

Nous pouvons maintenant reprendre les démonstrations précédentes pour les
appliquer au cas général.
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Premier candidat

Second candidat

FIGURE 3.8 : Candidats d’instant critique dans une VM ordonnancée
avec deux exécutions par période

Preuve lors du cas général : La démonstration des candidats d’instant critique d’une
VM dans le cas général utilise encore une fois la tâche fictive ρj. Mais cette fois, la
tâche fictive aura plusieurs activations distinctes qui se répètent à chaque période
de la VM. Il est donc possible de découper cette tâche en plusieurs sous tâches de
priorités égales représentant chaque inactivité de la VM.

Nous donnons un exemple dans le schéma (a) de la Figure 3.8. Nous avons ainsi
une VM ρj qui a deux exécutions distinctes au cours de sa période. Cela nous donne
donc une tâche fictive ρj exécutées lors de ces deux inactivités. Il est donc possible
de représenter cette tâche en deux sous tâches ici représentées en bleu foncé et en
cyan. Ces tâches sont ainsi activées au moment de leur exécution. Leur exécution se
répétant dans le temps du fait de la période de la VM, il s’agit de tâches périodiques.
L’étude est toujours effectuée dans une busy period de niveau i, et les moments où
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la VM exécute des tâches de priorité supérieure à τi sont toujours représentés en
hachuré.

Nous nous intéressons comme précédemment à la seconde instance de la tâche
τi. Cette fois, il ne sera pas possible de synchroniser cette tâche avec les deux sous
tâches de ρj, puisque celles-ci représentent les inactivités de la VM. La synchronisa-
tion ne peut être faite qu’avec une des deux sous tâches à la fois. Cela nous donne
donc deux possibilités explicitées dans les deux schémas (b) et (c) : soit la tâche τi

est synchronisée à l’instant 0 avec la sous tâche de ρj représentée en bleu (premier
candidat), soit elle est synchronisée avec la sous tâche représentée en cyan (second
candidat).

Lors de ces deux synchronisations, les résultats doivent être comparés avec le
scénario non synchrone (représenté par le schéma (a)). Lors de ces deux synchroni-
sations, deux possibilités existent :

• Soit le temps de réponse de l’instance de tâche τi ne change pas.

• Soit le temps de réponse de l’instance de tâche τi augmente.

Comme précédemment, la synchronisation de la tâche τi avec les deux tâches
fictives de ρj nous permettent donc d’obtenir les candidats d’instant critique. Et ainsi
de déduire à partir de ceux-ci le temps de réponse pire cas, en étudiant le temps de
réponse sur chacun de ces candidats pour déterminer le temps de réponse pire cas.

Encore une fois, ce raisonnement peut être étendu aux autres tâches du système
pour déterminer que le pire cas est bien le cas synchrone entre toutes les tâches de la
VM étudiée et d’une des sous tâches fictives de ρj.

Il n’est pas possible de plus réduire la liste de candidats à l’instant critique. Pour
une VM ρj donnée, les nc candidats d’instant critique ρ

j
C sont notés :

ρ
j
C1

, ρ
j
C2

, . . . ρ
j
Cnc

ρ1
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ρ1
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ρ1
C1

0 5 10 15 20

ρ1
C2

0 5 10 15 20

ρ1
C3
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FIGURE 3.9 : Exemples de candidats d’instant critique pour une VM
ρ1 à ordonnancement connu et comme jeu de tâches τ1(4, 20, 20) et

τ2(2, 20, 20)

En effet, comme montré dans la Figure 3.9, l’instant critique n’est pas toujours
trivial à déterminer. Dans cette figure, nous avons d’abord défini un ordonnance-
ment arbitraire pour la VM ρ1 (ligne 1). À partir de cet ordonnancement, nous avons
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d’abord ordonnancé deux tâches, à savoir τ1(4, 20, 20) et τ2(2, 20, 20). Les priorités
des tâches sont ici données par RM, τ1 est donc la plus prioritaire, et τ2 la moins prio-
ritaire. Les paramètres des tâches n’ont que peu d’importance ici, mais ils permettent
de montrer le temps de réponse de la tâche τ2, qui est la tâche de basse priorité ici
étudiée.

À la Ligne 2, nous montrons l’ordonnancement des tâches sans prendre en compte
les candidats d’instant critique, les tâches sont donc actives dès l’instant 0. Le temps
de réponse de τ2 est de 12 unités de temps. Les trois lignes suivantes montrent les
trois candidats d’instant critique, à savoir ρ1

C1
, ρ1

C2
et ρ1

C3
. Ces candidats sont formés

à partir de l’ordonnancement de base, qui sera juste décalé et répété dans le temps.
Nous considérons ici que l’instant critique commence toujours à l’instant 0 pour
simplifier le schéma. En réalité, par rapport à l’ordonnancement donné en première
ligne, les candidats d’instant critique devraient commencer à l’instant 2, 12 et 17.
Puisque l’ordonnancement se répète dans le temps, nous pouvons, pour simplifier
l’étude, considérer que les candidats d’instant critique commencent à l’instant 0.

Ainsi, nous illustrons dans les trois dernières lignes l’ordonnancement de τ1 et de
τ2 dans les trois différents cas de candidats d’instant critique. L’ordre des candidats
d’instant critique est arbitraire. Cette figure permet de montrer que l’instant critique
n’est pas trivial à déterminer : le début de l’exécution de la VM dans le candidat
d’instant critique ρ1

C1
est le plus éloigné de l’instant 0, mais le temps de réponse de

τ2 est de 15 unités de temps. En revanche, le temps de réponse de τ2 avec le candidat
d’instant critique ρ1

C2
est le plus long, de 17 unités de temps, alors que le début de

l’exécution de la VM est moins éloigné de l’instant 0 que pour le candidat ρ1
C1

. Le
candidat ρ1

C3
, quant à lui, donne un temps de réponse pour τ2 de 14 unités de temps,

soit le temps de réponse le plus court alors que le début de l’exécution de la VM,
pour ce candidat, est le plus proche de l’instant 0.

3.3 Temps de réponse pire cas de VMs strictement périodiques

Dans cette section, nous définissons le temps de réponse pire cas de VMs strictement
périodiques. Une VM strictement périodique, comme défini dans la Section 3.1 per-
met de créer une VM particulière : elle n’aura en effet qu’un seul candidat d’instant
critique conduisant à une seule exécution non préemptive à chaque période d’acti-
vation de la VM. Nous montrons un exemple dans la Figure 3.10. En effet, la VM
étant ordonnancée de manière strictement périodique, son ordonnancement se ré-
pète entre chaque exécution. Ainsi, nous pouvons visualiser son ordonnancement
comme ne contenant qu’une seule exécution qui se répète dans le temps. L’ordon-
nancement de la VM étant ainsi connu, il est possible de l’analyser sans tenir compte
des autres VMs.

ρ1

0 5 10 15 20

ρ1
C1

0 5 10 15 20

FIGURE 3.10 : Ordonnancement strictement périodique de la VM
ρ1(2, 5) et représentation de son instant critique ρ1

C1
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Dans la Figure 3.10, nous avons défini une VM strictement périodique avec les
paramètres suivants : ρ1(2, 5). Elle s’exécute donc pour deux unités de temps toutes
les cinq unités de temps. Pour information, les schémas d’ordonnancement de can-
didats d’instant critique sont toujours du même type :

• ils débutent par un temps où la VM n’est pas exécutée ;

• ils se terminent par un temps où la VM est exécutée.

Ainsi, deux VMs strictement périodiques avec les mêmes paramètres auront des
instants critiques donnant des ordonnancements identiques.

Nous allons commencer par rappeler la formule de temps de réponse issue de
l’état de l’art dans un modèle mono-processeur non hiérarchique. L’analyse de temps
de réponse se fait donc à l’instant critique, avec activation synchrone des tâches. Si
les tâches sont sporadiques, elles sont alors considérées en pire cas comme des tâches
périodiques. Il existe plusieurs formules de temps de réponse, selon l’échéance des
tâches : si l’échéance est sur requête, contrainte ou arbitraire. Nous nous intéres-
sons ici aux échéances arbitraires, ce modèle étant le plus général et incluant tous les
autres.

Dans l’état de l’art (cf. Chapitre 2.2 [161]), le temps de réponse pire cas ri d’une
tâche τi ordonnancée par un ordonnancement à priorités fixes arbitraires au niveau
des tâches sur une architecture mono-processeur est défini ainsi :

ri = max
∀q∈{0,...,Q}

(wi,q − q× Ti) (3.1)

Où q est le numéro de l’instance de la tâche τi activée en q× Ti et Q est le nombre
maximum d’instances de tâches à considérer pour trouver le temps de réponse pire
cas tel que :

wi,Q ≤ (Q + 1)× Ti (3.2)

Et :

wm+1
i,q = (q + 1)× Ci + ∑

j∈hp(i)

⌈
wm

i,q

Tj

⌉
× Cj (3.3)

Où hp(i) est une fonction qui permet de trouver toutes les tâches de priorité supé-
rieure ou égale à la tâche τi (sauf τi) dans le jeu de tâches τ.

wi,Q correspond à la fin de la première période d’activité du processeur démar-
rant à l’instant 0 lorsque les tâches sont synchrones en 0. Cette période d’activité est
composée d’instances de tâches de priorité fixe supérieure ou égale à τi.

La fonction wm+1
i,q est une suite croissante et bornée par le plus petit commun

multiples des périodes des tâches, elle est donc convergente (lorsque l’utilisation
processeur du jeu de tâches est inférieure ou égale à 100%).

La suite est initialisée au rang 0 pour q = 0 par w0
i,0 = Ci. Lorsque q > 0, la suite

est initialisée par w0
i,q = wi,q−1. Pour une instance donnée activée en q× Ti, la conver-

gence de la suite est obtenue lorsqu’il existe un entier p ≥ 0 tel que wp+1
i,q = wp

i,q. Le
pire temps de réponse pour la tâche τi est alors obtenu en prenant le maximum
des temps de réponse obtenus pour toutes les instances de τi activée en q× Ti avec
q = 0, . . . , Q tel que wi,Q corresponde à la fin de la période active de niveau i.
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τ1

0 5 10 15 20

τ2

0 5 10 15 20

τ3

0 5 10 15 20

τ

0 5 10 15 20

FIGURE 3.11 : Exemple d’ordonnancement du jeu de tâches :
τ1(1, 10, 2), τ2(2, 5, 5) et τ3(2, 4, 6) avec comme priorité la plus haute

pour τ1, la plus basse pour τ3 et une intermédiaire pour τ2

Nous montrons dans la Figure 3.11 un exemple d’analyse de temps de réponse
utilisant les Équations 3.1, 3.2 et 3.3. Nous pouvons d’abord analyser graphiquement
cette figure. Le jeu de tâches est ici τ1(1, 10, 2), τ2(2, 5, 5) et τ3(2, 4, 6). La priorité la
plus haute est donnée à τ1, la priorité intermédiaire à τ2 et la priorité la plus basse
à τ3. Nous obtenons des priorités opposées à RM. Cette assignation de priorités,
bien que peu utilisée, nous intéresse pour plusieurs raisons. Premièrement, nous
utilisons une assignation de priorité identique dans le Chapitre 6. Deuxièmement,
elle permet de voir un jeu de tâches dans lequel le pire temps de réponse n’est pas
toujours obtenu pour la première instance .

En effet, les temps de réponse pire cas sont ici de 1 pour τ1, 3 pour τ2 et 6 pour τ3.
Nous allons maintenant les calculer grâce aux formules précédentes. Commençons
par la tâche la plus prioritaire, à savoir τ1(1, 10, 2).

D’après l’Équation 3.3,

w0
1,0 = 1

w1
1,0 = (0 + 1)× 1

= 1

Les résultats de w0
1,0 étant égaux à ceux de w1

1,0, nous avons trouvé le résultat
de la suite de récurrence. Puisque la tâche τ1 est la tâche de plus haute priorité, la
somme de l’équation n’a pas lieu d’être. En effet, celle-ci dépend uniquement des
tâches de plus haute priorité. De plus, d’après l’Équation 3.2,

w1,0 ≤ (0 + 1)× 10
1 ≤ 10
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Cette inéquation étant vraie, Q = 0. Nous pouvons ainsi en déduire le temps de
réponse pire cas de l’Équation 3.1 :

r1 = max(w1,0 − 0× 10)
= max(1− 0× 10)
= max(1)
= 1

Concernant τ2 :

w0
2,0 = 1

w1
2,0 = (0 + 1)× 2 +

⌈
1

10

⌉
× 1

= 2 + 1
= 3

w2
2,0 = (0 + 1)× 2 +

⌈
3

10

⌉
× 1

= 2 + 1
= 3

Les résultats de w1
2,0 et w2

2,0 étant les mêmes, le résultat est donc de 3. Puisque :

w2,0 ≤ (0 + 1)× 5
3 ≤ 5

Est vraie, alors nous pouvons nous arrêter sur ce résultat. Ainsi :

r2 = max(w2,0 − 0× 5)
= max(3− 0× 5)
= max(3)
= 3

Procédons au calcul de τ3. Cette fois, comme nous le voyons dans la Figure 3.11, le
temps de réponse pire cas est de 6, mais celui-ci n’est pas sur la première instance de
tâche de τ3. Procédons aux calculs :

w0
3,0 = 1

w1
3,0 = (0 + 1)× 2 +

⌈
1

10

⌉
× 1 +

⌈
1
5

⌉
× 2

= 2 + 1 + 2
= 5

w2
3,0 = (0 + 1)× 2 +

⌈
5

10

⌉
× 1 +

⌈
5
5

⌉
× 2

= 2 + 1 + 2
= 5
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Cette fois-ci la condition d’arrêt à vérifier est :

w3,0 ≤ (0 + 1)× 4
5 ≤ 4

Cette inéquation étant fausse, nous devons continuer le calcul et ainsi incrémen-
ter q de 1.

w0
3,1 = 6

w1
3,1 = (1 + 1)× 2 +

⌈
6
10

⌉
× 1 +

⌈
6
5

⌉
× 2

= 4 + 1 + 4
= 9

w2
3,1 = (1 + 1)× 2 +

⌈
9
10

⌉
× 1 +

⌈
9
5

⌉
× 2

= 4 + 1 + 4
= 9

Puisque w1
3,1 = w2

3,1, la suite a convergé. Vérifions maintenant l’inéquation :

w3,1 ≤ (1 + 1)× 4
9 ≤ 8

L’inéquation étant encore fausse, nous devons continuer d’incrémenter q de 1.

w0
3,2 = 10

w1
3,2 = (2 + 1)× 2 +

⌈
10
10

⌉
× 1 +

⌈
10
5

⌉
× 2

= 6 + 1 + 4
= 11

w2
3,2 = (2 + 1)× 2 +

⌈
11
10

⌉
× 1 +

⌈
11
5

⌉
× 2

= 6 + 2 + 6
= 14

w3
3,2 = (2 + 1)× 2 +

⌈
14
10

⌉
× 1 +

⌈
14
5

⌉
× 2

= 6 + 2 + 6
= 14

Comme w2
3,2 = w3

3,2 le résultat de la suite de récurrence est 14. Testons l’inéqua-
tion :

w3,2 ≤ (2 + 1)× 4
14 ≤ 12
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L’inéquation étant encore fausse, nous devons encore incrémenter q de 1. Donc
q = 3.

w0
3,3 = 14

w1
3,3 = (3 + 1)× 2 +

⌈
14
10

⌉
× 1 +

⌈
14
5

⌉
× 2

= 8 + 2 + 6
= 16

w2
3,3 = (3 + 1)× 2 +

⌈
16
10

⌉
× 1 +

⌈
16
5

⌉
× 2

= 8 + 2 + 8
= 18

w3
3,3 = (3 + 1)× 2 +

⌈
18
10

⌉
× 1 +

⌈
18
5

⌉
× 2

= 8 + 2 + 8
= 18

Comme w2
3,3 = w3

3,3, la suite de récurrence peut s’arrêter. Testons l’inéquation :

w3,3 ≤ (3 + 1)× 4
18 ≤ 16

Celle-ci étant encore fausse, nous devons incrémenter une dernière fois q. Donc q =
4.

w0
3,4 = 19

w1
3,4 = (4 + 1)× 2 +

⌈
19
10

⌉
× 1 +

⌈
19
5

⌉
× 2

= 10 + 2 + 8
= 20

w2
3,4 = (4 + 1)× 2 +

⌈
20
10

⌉
× 1 +

⌈
20
5

⌉
× 2

= 10 + 2 + 8
= 20

Comme w1
3,4 = w2

3,4 le résultat de la suite de récurrence est trouvé. Vérifions
l’inéquation :

w3,4 ≤ (4 + 1)× 4
20 ≤ 20

Celle-ci étant vraie, le calcul des wi,Q peut s’arrêter. Calculons maintenant le temps
de réponse d’après l’Équation 3.1 :
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r3 = max
∀q∈{0...4}

(w3,q − q× 4)

= max(5− 0× 4; 9− 1× 4; 14− 2× 4; 18− 3× 4; 20− 4× 4)
= max(5, 5, 6, 6, 4)

r3 = 6

Ainsi, après calcul et vérification graphique sur la Figure 3.11, le temps de ré-
ponse pire cas de τ3 est de 6, et est obtenu pour les instances de tâches activées en
qTi pour q = 2 et q = 3.

Après avoir rappelé les équations de temps de réponse pire cas dans le cas clas-
sique, nous allons intégrer ces travaux dans notre modèle hiérarchique à deux ni-
veaux lorsque la VM n’a qu’un seul instant critique. Pour rappel, le premier niveau,
celui des VMs, a un ordonnancement arbitraire, et les tâches exécutées dans chaque
VM sont sporadiques avec des échéances arbitraires. Nous étudions l’ordonnnance-
ment des tâches, et non des VMs à ce niveau.

Pour commencer, nous rappelons que les candidats d’instant critique pour un tel
modèle sont donnés dans la Définition 42. Dans ce contexte, cela ne correspond qu’à
un seul candidat d’instant critique. Nous donnons maintenant l’équation de temps
de réponse pire cas pour une tâche τi dans la VM ρs :

ri = max
∀q∈{0,...,Q}

(wi,q − q× Ti) (3.4)

De même, q est le numéro de l’instance de tâche activée en q× Ti, et Q est le nombre
maximum d’instances de tâches à considérer tel que :

wi,Q ≤ (Q + 1)× Ti (3.5)

Et :

wm+1
i,q = (q + 1)× Ci + ∑

j∈hp(i)

⌈
wm

i,q

Tj

⌉
× Cj +

⌈
wm

i,q

Ts

⌉
(Ts − Cs) (3.6)

Le changement dans l’équation itérative se situe dans la dernière partie de l’Équa-
tion 3.6. En effet, dans cette équation un élément en plus est ajouté. Pour simplifier, il
peut être vu comme le temps où la VM étudiée n’est pas ordonnancée : Ts − Cs, cor-
respondant au temps pendant lequel la VM n’est pas exécutée, Ts étant sa période et
Cs la durée du slot où la VM est exécutée. Nous ajoutons ainsi au temps de réponse
le temps pendant lequel la tâche n’a pas pu être exécutée, par rapport à son temps
de réponse actuel, contenu dans wm

i,q.
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ρ1

0 5 10 15 20

ρ1
C1

0 5 10 15 20

τ1

0 5 10 15 20

τ2

0 5 10 15 20

τ3

0 5 10 15 20

ρ1
C1

0 5 10 15 20

FIGURE 3.12 : Temps de réponse pire cas dans un modèle hiérar-
chique avec comme VM ρ1(4, 5) et comme jeu de tâches classé par

ordre de priorités τ1(1, 10, 3), τ2(1, 5, 5) et τ3(2, 4, 7)

Nous montrons dans la Figure 3.12 un exemple de temps de réponse dans une
VM ρ1(4, 5) (Ligne 1) avec un seul candidat d’instant critique ρ1

C1
(Ligne 2). Cette

VM contient le jeu de tâches suivant, classé de la tâche la plus prioritaire à la moins
prioritaire : τ1(1, 10, 3), τ2(1, 5, 5) et τ3(2, 4, 7). Nous pouvons grâce aux Lignes 3, 4 et
5 de la Figure 3.12 prévisualiser les temps de réponse pire cas des différentes tâches.
À savoir, 2 pour τ1, 3 pour τ2 et 6 pour τ3. Nous ne donnerons en exemple ici que
les calculs du temps de réponse pire cas de τ3, celle-ci étant la plus intéressante. En
effet, cette tâche est la tâche à la plus basse priorité et donc la plus préemptée.

Commençons par reprendre l’Équation 3.6 :

w0
3,0 = 1

w1
3,0 = (0 + 1)× 2 +

⌈
1
10

⌉
× 1 +

⌈
1
5

⌉
× 1 +

⌈
1
5

⌉
× (5− 4)

= 5

w2
3,0 = (0 + 1)× 2 +

⌈
5
10

⌉
× 1 +

⌈
5
5

⌉
× 1 +

⌈
5
5

⌉
× (5− 4)

= 5

w1
3,0 étant égal à w2

3,0, la suite a convergé. D’après l’Équation 3.5, nous testons si nous
devons continuer ou non :

5 ≤ (0 + 1)× 4
5 ≤ 4
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q Équation 3.6 Équation 3.5
0 5 5 ≤ 4
1 9 9 ≤ 8
2 14 14 ≤ 12
3 18 18 ≤ 16
4 20 20 ≤ 20

TABLE 3.1 : Temps de réponses de la tâche τ3

Cette inéquation étant fausse, nous devons continuer le calcul en incrémentant le q
de 1. Pour simplifier, nous passons directement à la dernière étape : q = 4.

w0
3,4 = 18 + 1

= 19

w1
3,4 = (4 + 1)× 2 +

⌈
19
10

⌉
× 1 +

⌈
19
5

⌉
× 1 +

⌈
19
5

⌉
× 1

= 20

w2
3,4 = (4 + 1)× 2 +

⌈
20
10

⌉
× 1 +

⌈
20
5

⌉
× 1 +

⌈
20
5

⌉
× 1

= 20

Comme w1
3,4 = w2

3,4, la suite de récurrence est terminée. Vérifions l’Équation 3.5 :

20 ≤ (4 + 1)× 4
20 ≤ 20

Celle-ci étant vraie, les étapes sont ici terminées.
Nous résumons dans la Table 3.1 les différentes étapes pour trouver le temps de

réponse de τ3 défini par l’Équation 3.4 :

r3 = max
∀q∈{0,...,4}

(5− 0× 4; 9− 1× 4; 14− 2× 4; 18− 3× 4; 20− 4× 4)

= 6

Le temps de réponse de τ3 donné par l’Équation 3.1 est donc bien le même que
celui montré dans la Figure 3.12, à savoir de 6 unités de temps. Il se fait sur les
instances de tâches q = 2 et q = 3. Cela met ainsi en avant, qu’y compris dans ce
modèle, le temps de réponse pire cas n’est pas nécessairement la première instance
de tâche lorsque les tâches ont des échéances arbitraires.

Si nous ajoutons les overheads (Définition 15) à la VM ρs(Cs, Ts, Os) étudiée, le
temps de réponse de la tâche τ1 devient alors :

ri = max
∀q∈{0,...,Q}

(wi,q − q× Ti) (3.7)

Où q et Q ne changent pas, et

wi,q ≤ (Q + 1)× Ti
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Et :

wm+1
i,q = (q + 1)× Ci + ∑

j∈hp(i)

⌈
wm

i,q

Tj

⌉
× Cj +

⌈
wm

i,q

Ts

⌉
× (Ts − Cs + Os)

En sachant qu’avec les overheads, le temps d’exécution Cs d’une VM inclus le
temps d’exécution Cs d’une VM contenant le temps ajouté par l’overhead Os, nous
montrons dans la Figure 3.13 un exemple de VM ordonnancée avec overhead. Il
s’agit de la VM ρ1(3, 5, 1) : son temps d’exécution est donc de 3, sa période de 5 et
son overhead de 1. Comme montré dans le schéma, l’overhead est inclus dans dans
Cs. En effet, son temps d’exécution est de 3 unités de temps, son overhead de 1. Le
temps d’exécution effectif pendant lequel les tâches peuvent être ordonnancées est
donc de 3− 1 = 2 unités de temps.

ρ1

0 5 10 15 20
Cs Os

FIGURE 3.13 : VM ρ1(3, 5, 1) avec un overhead de 1

Des exemples de calculs de temps de réponse pour cette nouvelle formule (Équa-
tion 3.3) ne seront pas donnés, celle-ci étant similaire au temps de réponse pire cas
sans overhead. En effet, le seul changement apporté ici est l’inclusion des overheads,
qui s’ajoute directement au moment d’inclure le temps où la VM étudiée n’est pas
exécutée, à savoir TS − Cs, qui devient alors Ts − Cs + Os.

3.4 Temps de réponse pire cas dans le cas général

Nous introduisons dans cette partie une formule de temps de réponse pire cas pour
notre modèle. Cette fois, cette formule n’aura aucune contrainte d’utilisation : elle
permettra d’obtenir le temps de réponse pire cas dans le cas d’un nombre arbitraire
d’intervalles activés périodiquement, conduisant à un nombre arbitraire de candi-
dats d’instant critique pour la VM.

La première étape consiste à déterminer les scénarios de candidats d’instant cri-
tique. Pour cela, nous partons d’un ordonnancement quelconque. À partir de cet
ordonnancement quelconque, nous devons ensuite déterminer les scénarios de can-
didats d’instant critique. Comme précédemment défini dans la Définition 42, les can-
didats d’instant critique débutent à chaque fin d’exécution de la VM.

Définition 43 (Scénario de candidat d’instant critique)
Un scénario de candidat d’instant critique est un scénario d’activation particulier qui permet
de définir le temps de réponse pire cas calculé par l’activation des tâches à l’instant critique.
Le scénario est ainsi retravaillé pour débuter à l’instant 0. Il suffit d’effectuer un décalage
temporel du scénario racine.

Définition 44 (Scénario racine)
Le scénario racine est le scénario de départ qui permet de déterminer les scénarios de can-
didats d’instant critique. Ce scénario est donc celui trouvé par l’ordonnancement des VMs
avant d’être retravaillé pour être analysé.
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ρ1
S0

0 5 10 15 20

ρ1
S1

0 5 10 15 20

ρ1
S2

0 5 10 15 20

ρ1
S3

décalage

décalage

décalage
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FIGURE 3.14 : Exécution de la VM ρ1
S0

et explicitation de ses scénarios
de candidats d’instant critique ρ1

S1
, ρ1

S2
et ρ1

S3
formés à partir du scé-

nario ρ1
S0

Nous montrons dans la Figure 3.14 comment définir les scénarios des candidats
de la VM ρ1. Il s’agit d’un décalage temporel prenant en compte le scénario racine
noté ρ1

S0
. Ce scénario est montré dans la Figure 3.14 à la première ligne. Le premier

scénario, ρ1
S1

correspond ainsi au scénario de la VM ρ1
S mais avec un décalage tempo-

rel de 2 unités de temps. Cela permet ainsi de débuter le scénario de candidat d’ins-
tant critique sur une fin d’exécution de la VM et de le terminer sur une exécution
de la VM. C’est sous cette forme que doivent se trouver les scénarios de candidats
d’instant critique. Cela nous donne donc pour ρ1

S2
un décalage temporel de 12 unités

de temps et de 17 unités de temps pour ρ1
S3

: tous les débuts de scénarios de candi-
dats d’instant critique se font à un décalage temporel correspondant au début d’une
fin d’exécution de la VM. Bien qu’il y ait quatre exécutions visibles sur le scénario
racine ρ1

S0
, il n’en existe que trois. En effet, puisque les exécutions de la VM se ré-

pètent dans le temps et que le scénario commence et se termine par une exécution
de la VM, un décalage temporel comme fait lors de tous les scénarios de candidat
d’instant critique met en évidence qu’il n’y a que trois exécutions distinctes.

Pour commencer, nous avons besoin de plus de notations pour définir les VMs
avec plusieurs scénarios de candidats d’instant critique définis dans l’ensemble ρi

S.
En effet, nous notons Ψi

Sn
l’ensemble des différents intervalles d’exécution de la VM

ρi(Ci, Ti) pour un scénario de candidat d’instant critique donné ρi
Sn

. Le kème élément
de Ψi

Sn
se définit ainsi :

ψk(Sk, Ik)

Où Sk correspond à la date de début ("start") de l’intervalle, et Ik correspond à la
durée d’inactivité de la VM au début de l’intervalle d’exécution.

ρi
Sn

0 5 10 15 20

S1 S2 S3I1 I2 I3

FIGURE 3.15 : VM ρi avec plusieurs candidats d’instant critique et
définitions des éléments des intervalles d’exécution
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Nous présentons dans la Figure 3.15 un exemple pour une VM ρi avec trois can-
didats d’instant critique. Le scénario de candidat d’instant critique de la VM ρi se
répète au bout de 20 unités de temps, soit Ti. Ainsi, la VM n’a que 3 intervalles
d’exécution : ψ1(0, 4), ψ2(9, 3) et ψ3(16, 2). Les intervalles des exécutions ne peuvent
se définir que sur des scénarios de candidats d’instant critique : ils débutent sur un
temps où la VM n’est pas exécutée et se terminent sur une exécution.

Le temps de réponse pire cas d’une tâche τi dans la VM ρs avec comme ensemble
de scénarios de candidats d’instant critique ρs

S dans ce modèle devient alors :

ri = max
∀ρs

Sk
∈ρs

S

(ri,k) (3.8)

Où ri,k correspond au temps de réponse pire cas de la tâche τi pour le candidat
d’instant critique ρs

Sk
et où :

ri,k = max
∀q∈{0,...,Q}

(wi,q,k − q× Ti) (3.9)

Ici wi,q,k est le temps de réponse de la tâche τi, q correspond toujours au numéro de
l’instance de tâche observée et k est le kème scénario de candidat d’instant critique de
la VM. Q se définit tel que :

wi,Q,k ≤ (Q + 1)× Ti (3.10)

Et :

wm+1
i,q,k = (q + 1)× Ci + ∑

j∈hp(i)

(⌈
wm

i,q,k

Tj

⌉
× Cj

)
+ ∑

ψl∈Ψs
Sk

(⌈
wm

i,q,k − Sl

Ts

⌉
× Il

)
(3.11)

Par rapport au temps de réponse sans modèle hiérarchique, la partie qui change

ici est la seconde somme, à savoir, ∑
ψl∈Ψs

Ss

(⌈wm
i,q−Sl

Ts

⌉
× Il

)
. Pour résumer cette partie,

il s’agit, de la somme des moments où la VM n’est pas exécutée, dans tous les in-
tervalles d’exécution. Le terme wm

i,q,k correspond ici au résultat précédent de la suite
lors du calcul , Sl correspond donc au début de l’intervalle d’exécution, qui peut être
vu comme un offset, Ts correspond à la période de répétition du schéma de la VM et
Il au temps d’inactivité de l’intervalle d’exécution observé.

ρ1
S1

0 5 10 15 20

ρ1
S2

0 5 10 15 20

ρ1
S3

0 5 10 15 20

FIGURE 3.16 : Temps de réponses sur la VM ρ1(9, 20) avec comme jeu
de tâches τ1(4, 20, 20) et τ2(2, 20, 20)
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Ψ1
S1

: ψ1(0, 6), ψ2(10, 3) et ψ3(15, 2)
Ψ1

S2
: ψ1(0, 3), ψ2(5, 2) et ψ3(10, 6)

Ψ1
S3

: ψ1(0, 2), ψ2(5, 6) et ψ3(15, 3)

TABLE 3.2 : Intervalles d’exécution de la VM ρ1(9, 20) de la Fi-
gure 3.16

Dans la Figure 3.16, nous présentons un ordonnancement donné pour la VM
ρ1(9, 20). Cet ordonnancement donne trois candidats d’instant critique, donc trois
scénarios montrés sur les trois différentes lignes. Nous ordonnançons ensuite les
tâches τ1(4, 20, 20) et τ2(2, 20, 20) au sein des scénarios de candidats d’instant cri-
tique. Ici, la première instance de tâche suffira à trouver les temps de réponse.

Les temps de réponse étant montrés dans la Figure 3.16, nous cherchons juste
à vérifier le calcul. Nous ne calculerons que le temps de réponse de τ2, cette tâche
étant la plus préemptée, sa priorité étant plus basse.

Nous décrivons dans la Table 3.2 l’ensemble des intervalles d’exécution des scé-
narios de candidats d’instant critique Ψ1

S. Après avoir défini ces trois ensembles, il
est possible de procéder aux calculs de temps de réponse pour le scénario de candi-
dat d’instant critique ρ1

S1
. Reprenons l’Équation 3.11 pour la tâche τ2 :

w0
2,0,1 = 0

w1
2,0,1 = (0 + 1)× 2 +

⌈
1
20

⌉
× 4 +

⌈
1− 0

20

⌉
× 6 +

⌈
1− 10

20

⌉
× 3 +

⌈
1− 15

20

⌉
× 2

= 2 + 4 + 6 + 0 + 0
= 12

w2
2,0,1 = (0 + 1)× 2 +

⌈
12
20

⌉
× 4 +

⌈
12− 0

20

⌉
× 6 +

⌈
12− 10

20

⌉
× 3 +

⌈
12− 15

20

⌉
× 2

= 2 + 4 + 6 + 3 + 0
= 15

w3
2,0,1 = (0 + 1)× 2 +

⌈
15
20

⌉
× 4 +

⌈
15− 0

20

⌉
× 6 +

⌈
15− 10

20

⌉
× 3 +

⌈
15− 15

20

⌉
× 2

= 2 + 4 + 6 + 3 + 0
= 15

Puisque w2
2,0,1 = w3

2,0,1, nous vérifions ensuite l’Équation 3.10 :

w2,0,1 ≤ (0 + 1)× 20
15 ≤ 20

Cette inéquation étant vraie, nous pouvons passer à l’Équation 3.9 :

r2,1 = max
∀q∈{0}

(15− 0× 20)

= 15

Procédons maintenant aux calculs de temps de réponse pire cas pour les autres
candidats d’instant critique. Pour ρ1

S2
:
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w0
2,0,2 = 1

w1
2,0,2 = (0 + 1)× 2 +

⌈
1
20

⌉
× 4 +

⌈
1− 0

20

⌉
× 3 +

⌈
1− 5

20

⌉
× 2 +

⌈
1− 10

20

⌉
× 6

= 2 + 4 + 3 + 0 + 0
= 9

w2
2,0,2 = (0 + 1)× 2 +

⌈
9
20

⌉
× 4 +

⌈
9− 0

20

⌉
× 3 +

⌈
9− 5

20

⌉
× 2 +

⌈
9− 10

20

⌉
× 6

= 2 + 4 + 3 + 2 + 0
= 11

w3
2,0,2 = (0 + 1)× 2 +

⌈
11
20

⌉
× 4 +

⌈
11− 0

20

⌉
× 3 +

⌈
11− 5

20

⌉
× 2 +

⌈
11− 10

20

⌉
× 6

= 2 + 4 + 3 + 2 + 6
= 17

w4
2,0,2 = (0 + 1)× 2 +

⌈
17
20

⌉
× 4 +

⌈
17− 0

20

⌉
× 3 +

⌈
17− 5

20

⌉
× 2 +

⌈
17− 10

20

⌉
× 6

= 2 + 4 + 3 + 2 + 6
= 17

Cette fois, w3
2,0,2 = w4

2,0,2, le résultat est donc trouvé. Testons l’Équation 3.10 :

w2,0,2 ≤ (0 + 1)× 20
17 ≤ 20

Cette inéquation étant également vraie, nous pouvons alors trouver le temps de
réponse dans le cas du scénario candidat d’instant critique ρ1

S2
via l’Équation 3.9 :

r2,2 = max
∀q∈{0}

(17− 0× 20)

= 17

Il ne nous reste maintenant plus qu’à calculer le temps de réponse pire cas pour
le troisième scénario de candidat d’instant critique ρ1

S3
. Reprenons l’Équation 3.11 :
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w0
2,0,3 = 1

w1
2,0,3 = (0 + 1)× 2 +

⌈
1

20

⌉
× 4 +

⌈
1− 0

20

⌉
× 2 +

⌈
1− 5

20

⌉
× 6 +

⌈
1− 15

20

⌉
× 3

= 2 + 4 + 2 + 0 + 0
= 8

w2
2,0,3 = (0 + 1)× 2 +

⌈
8

20

⌉
× 4 +

⌈
8− 0

20

⌉
× 2 +

⌈
8− 5

20

⌉
× 6 +

⌈
8− 15

20

⌉
× 3

= 2 + 4 + 2 + 6 + 0
= 14

w3
2,0,3 = (0 + 1)× 2 +

⌈
14
20

⌉
× 4 +

⌈
14− 0

20

⌉
× 2 +

⌈
14− 5

20

⌉
× 6 +

⌈
14− 15

20

⌉
× 3

= 2 + 4 + 2 + 6 + 0
= 14

Comme w2
2,0,3 = w3

2,0,3, nous pouvons maintenant vérifier l’Équation 3.10 :

w2,0,3 ≤ (0 + 1)× 20
14 ≤ 20

Cette inéquation étant vraie, nous obtenons le temps de réponse du troisième
candidat d’instant critique grâce à l’Équation 3.9 :

r2,3 = max
∀q∈{0}

(14− 0× 20)

= 14

Nous pouvons maintenant obtenir le temps de réponse pire cas de la VM ρ1 grâce
à l’Équation 3.8 :

r2 = max
∀ρ1

Sk
∈ρ1

S

(r2,k)

= max(r2,1, r2,2, r2,3)

= max(15, 17, 14)
= 17

Pour l’intégration des overheads des VMs ρs(Cs, Ts, Os), comme précédemment,
le seul changement se fait sur l’Équation 3.11 qui devient alors :

wm+1
i,q,k = (q + 1)× Ci + ∑

j∈hp(i)

(⌈
wm

i,q,k

Tj

⌉
× Cj

)
+ ∑

ψl∈Ψs
Sk

(⌈
wm

i,q,k − Sl

Ts

⌉
× (Il + Os)

)
(3.12)

Ainsi, grâce à ces formules de temps de réponse, nous pouvons définir pour
notre modèle hiérarchique à deux niveaux tous les temps de réponse pour les tâches
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à l’intérieur des VMs si leur ordonnancement est donné. Ces formules de temps de
réponse nous serviront tout au long de la thèse pour déterminer les ordonnance-
ments et les paramètres des VMs. En effet, puisque nous pourrons alors vérifier si
les tâches respectent leurs échéances, nous déterminerons alors si les paramètres des
VMs sont utilisables ou non, et ainsi choisir d’autres paramètres ou d’autres façons
d’ordonnancer les VMs.

3.5 Conditions d’ordonnançabilité

Nous verrons dans cette section différentes conditions d’ordonnançabilité pour les
VMs. Ces conditions d’ordonnançabilité seront trouvées, pour certaines, à partir des
formules de pire temps de réponse des tâches définies dans les Sections 3.3 et 3.4.

Ces conditions nous serviront à définir les tables d’ordonnancements des VMs.
Une première condition nécessaire simple consiste à vérifier que l’utilisation totale
des VMs est inférieure à 1 :

∑
∀ρs∈ρ

Us ≤ 1 (3.13)

Où ρ est l’ensemble des VMs du système et Us correspond à l’utilisation totale
des tâches de la VM ρs. Ainsi,

Us = ∑
∀τi∈τ

Ci

Ti
(3.14)

Où τ définit l’ensemble des tâches de la VM ρs étudiée.
L’Équation 3.13 se comprend ainsi : pour toutes les VMs, l’utilisation des tâches

à l’intérieur des VMs doit être inférieure à 1. Cela signifie donc que la charge proces-
seur de toutes les tâches de toutes les VMs doit être inférieure à 100%.

Si les overheads d’activation des VMs sont également pris en compte, l’Équa-
tion 3.13 devient alors :

∑
∀ρs∈ρ

(
Us +

Os

Ts

)
≤ 1 (3.15)

Cette équation n’est précise que dans le contexte où les VMs n’ont qu’un seul
candidat d’instant critique (une seule exécution non préemptive par période d’acti-
vation de la VM). Nous verrons dans le Chapitre 4 à quoi cela nous servira. Elle peut
se résumer ainsi : la somme de l’utilisation de toutes les VMs plus l’overhead des
VMs doit être inférieur à 100%.

Nous pouvons également l’étendre dans le cas de plusieurs candidats d’instant
critique :

∑
∀ρs∈ρ

Us + ∑
∀ρs

Ck
∈ρs

C

(
Os

Ts

) ≤ 1 (3.16)

Pour les équations suivantes, nous ne les définirons que dans le contexte d’un
seul candidat d’instant critique. En effet, elles ne seront utilisées que dans un contexte
qui produira un ordonnancement avec un motif constitué d’un seul intervalle d’exe-
cution (ordonnancement strictement périodique des VMs).
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définir l’ordonnaçabilité des tâches dans une hiérarchie à deux niveaux?

Notre but est maintenant de déterminer des bornes pour les paramètres des VMs,
avec donc un seul candidat d’instant critique. Ces bornes sont définies avec ove-
rhead. Si aucun overhead n’est présent, il suffit alors de fixer ce paramètre à 0. Ces
bornes seront utilisées dans le Chapitre 4 pour trouver les paramètres des VMs.

Nous commençons par une borne minimale sur la période des VMs. Cette borne
est appelée Ts

β1 pour la VM ρs. Elle se définit ainsi :

∀ρs ∈ ρ,

Us +
Os

Ts
β1

≤ 1 (3.17)

⇔ Os

Ts
β1

≤ 1−Us (3.18)

⇔
Os × Ts

β1

Ts
β1

≤ (1−Us)× Ts
β1 (3.19)

⇔ Os ≤ (1−Us)× Ts
β1 (3.20)

⇔ Os

1−Us ≤ Ts
β1 (3.21)

⇔ Ts
β1 ≥

Os

1−Us (3.22)

Pour expliquer le résultat de l’Inéquation (3.22), nous pouvons repartir de l’In-
équation (3.17). Cette équation reprend l’Inéquation (3.15), et l’adapte pour isoler le
terme Ts

β1 , qui était dans l’ancienne Inéquation (3.15) Ts.
Pour commencer, nous soustrayons Us des deux côtés de l’Inéquation (3.18). Le

but est maintenant de supprimer du côté gauche de l’inéquation l’élément Ts
β1 . Cela

nous donne l’Inéquation (3.19). Cette inéquation est ensuite simplifiée dans l’Inéqua-
tion (3.20). À ce moment, l’objectif est maintenant d’isoler le Ts

β1 , en divisant les deux
côtés de l’inéquation par 1 − Us. Cet élément étant positif, puisque Us est forcé-
ment inférieur ou égal à 1 pour que le système soit faisable, le signe de l’inéquation
ne change pas. Nous obtenons alors l’Inéquation (3.21). Nous inversons ensuite les
deux éléments de l’inéquation pour finalement obtenir l’Inéquation 3.22 qui décrit
une première période minimale pour la VM ρs.

Un premier problème se pose avec cette borne : les résultats peuvent être trop
pessimistes, surtout en prenant en compte l’overhead. Cela est également dû aux
arrondis que nous devons effectuer, les résultats n’étant pas sous forme entière et
la période devant l’être. En effet, avec une telle formule, l’overhead peut prendre
jusqu’à un maximum de 100% de la période. Ainsi toute la VM n’est alors occupée
que par l’overhead et aucune tâche ne peut alors s’exécuter. C’est pour cela que nous
ajoutons à celle-ci une autre borne sur la période minimale Ts

β2 à la VM ρs, qui, cette
fois, va permettre de borner le pourcentage de temps que l’overhead peut utiliser
par rapport à la période de la VM :

Ts
β2 ≥

Os

α
(3.23)

Où 0 ≤ α ≤ 1. En effet, si nous voulons par exemple que l’overhead de 1 repré-
sente au maximum 5% de la période, alors Ts

β2 ≥ 1
0.05 , donc Ts

β2 ≥ 20. Malgré cela,
une troisième borne sera nécessaire. Celle-ci dépendra du nombre de VMs utilisées
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dans le système. Par exemple, si nous avons besoin de 4 VMs, il est nécessaire que
la période minimale de chaque VM soit au moins de 4. Cela permettra ainsi d’or-
donnancer toutes les VMs de manière harmonique, comme nous le verrons dans le
Chapitre 4. Nous définissons ainsi une dernière borne : Ts

β3 pour la VM ρs quand le
système contient v VMs :

Ts
β3 ≥ v (3.24)

Où v est le nombre de VMs dans le système. Nous pouvons maintenant obtenir la
borne finale sur la période minimale d’une VM dans le système Ts

min, qui correspond
au maximum des trois bornes précédemment introduites :

Ts
min ≥ max(dTs

β1e, dTs
β2e, Ts

β3) (3.25)

Les résultats donnés par les Équations 3.22 et 3.23 pouvant ne pas être entiers,
nous devons prendre les valeurs entières immédiatemment supérieures pour ne pas
modifier les bornes. Ces bornes étant des bornes sur les périodes minimales, nous
ne pouvons alors que considérer l’entier supérieur à cette borne, l’entier inférieur
donnant une borne plus large et donc qui peut être fausse. C’est également pour
cela qu’un maximum est requis sur les différentes équations de borne minimale pour
prendre en compte la contrainte la plus forte. Par exemple, si dTs

β1e donne 1, dTs
β2e

donne 3 et que Ts
β3 donne 4, sélectionner une borne autre que 4 serait en contradiction

avec la borne Ts
β3 , celle-ci indiquant que la période minimale doit être de 4 minimum.

ρs

0 5 10 15 20

Ts
Us × Ts

Ts
Us × Ts

Ts
Us × Ts

Ts
Us × Ts

FIGURE 3.17 : Représentation graphique de la borne maximale sur la
période de la VM ρ1(3, 5, 1)

Nous allons maintenant proposer une borne maximale sur la période, toujours
dans le cas d’un seul candidat d’instant critique. Pour ce faire, nous nous appuyons
sur la Figure 3.17. Dans cette figure, nous mettons en évidence, ce à quoi correspond
la période Ts de la VM ρ1 et surtout ce que signifie graphiquement la valeur Us× Ts.
Cette valeur correspond pour chaque période à l’utilisation des tâches de la VM
multipliée par la période. La durée d’exécution de la VM n’étant pas encore connue
à ce moment, nous partons de l’hypothèse que cette durée est au moins supérieure
ou égale à Us× Ts, sans quoi les tâches de la VM ne peuvent pas être ordonnançables
(condition nécéssaire).

Cette borne va également prendre en compte les valeurs minimales des échéances
d’un jeu de tâches de la VM. En effet, nous connaissons les candidats d’instant cri-
tique d’une VM. C’est sur cela que se base la formule : l’échéance d’une tâche doit
permettre que celle-ci soit activée à la fin d’exécution de la VM. Pour un jeu de tâches
τ associé à une VM ρs, la borne maximale sur la période Ts

max est la suivante (condi-
tion nécessaire sur l’échéance d’une tâche) :
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∀τi ∈ τ,
Di ≥ Ts

γ −Us × Ts
γ + Ci (3.26)

⇔ Di − Ci ≥ Ts
γ × (1−Us) (3.27)

⇔ Di − Ci

(1−Us)
≥ Ts

γ (3.28)

⇔ Ts
γ ≤

Di − Ci

(1−Us)
(3.29)

Ts
max ≤

⌊
Di − Ci

(1−Us)

⌋
(3.30)

(3.31)

Pour expliquer ce résultat, partons de l’Équation 3.26. Cette première équation
s’explique à l’aide de la Figure 3.17 : les échéances des tâches de la VM doivent être
supérieures à la période de la VM moins le début minimal du début de l’exécution
de la VM (après overhead s’il est présent) plus le coût de la tâche.

Pour passer à l’Équation 3.27 suivante, le Ci est passé à gauche de l’inéquation
et Ts

max a été factorisé. Il suffit ensuite d’isoler le Ts
max à droite en divisant par 1−Us

pour obtenir l’Équation 3.28. Pour obtenir l’équation finale pour Ts
max, il suffit ensuite

d’inverser les deux éléments de l’inéquation et ainsi de changer le signe de sens.
Nous obtenons ainsi l’Équation (3.30) de laquelle nous déduisons la borne maximale
sur la période des VMs en fonction des tâches de chaque VM dans l’Équation (3.31).
Dans cette équation, nous ajoutons également un arrondi inférieur, le résultat n’étant
pas forcément entier. L’arrondi doit cette fois être inférieur pour s’assurer du respect
de la borne maximale trouvée.

Grâce à ces différentes conditions, nous pouvons maintenant déterminer les pa-
ramètres des VMs. Il sera alors possible d’après ces paramètres de trouver un ordon-
nancement pour les VMs.
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Chapitre 4

Ordonnancement de VMs
hypervisées harmoniques :
comment ordonnancer facilement
les VMs sans nuire à
l’ordonnançabilité?

Dans ce chapitre, nous étudions comment ordonnancer les VMs avec une périodi-
cité stricte, et donc avec des périodes harmoniques. Pour cela, nous commençons par
définir l’harmonicité des VMs sur les périodes deux à deux. Cette définition et les
conditions sur notre modèle précédemment définies dans la Section 3.5, nous per-
mettent de déduire les paramètres pour la première VM du système, donc la plus
critique. Cette VM a ainsi la plus petite période. Il ne reste plus qu’à trouver les pa-
ramètres des autres VMs à partir des paramètres de la première VM (en augmentant
les périodes afin qu’elles soient distinctes et harmoniques). Une fois les paramètres
déduits, nous présentons l’ordonnancement des VMs à partir des paramètres et de
la périodicité stricte. Grâce à cet algorithme, les ordonnancements des VMs ne pro-
duisent qu’un seul candidat d’instant critique. Il est ainsi possible d’utiliser l’analyse
de temps de réponse pour les tâches présentée dans la Section 3.3.
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ordonnancer facilement les VMs sans nuire à l’ordonnançabilité?

4.1 Harmonicité

Pour commencer, nous rappelons ce qu’est la propriété d’harmonicité contrainte.
Pour des raisons de simplicité, nous utiliserons le terme harmonicité pour décrire
l’harmonicité contrainte. Nous utilisons cette propriété au cours de ce chapitre pour
établir les conditions d’ordonnançabilité de VMs strictement périodiques.

Définition 45 (Harmonicité contrainte)
Des tâches sont dites harmoniques lorsque toutes leurs périodes sont multiples deux à deux.
Ainsi, des VMs sont harmoniques lorsque toutes les périodes des VMs sont multiples deux
à deux.

Pour donner un exemple, nous pouvons parler de quatre tâches (ou VMs) har-
moniques lorsque leurs périodes sont respectivement 2, 4, 8 et 16.

Cette propriété nous servira par la suite à ordonnancer les VMs grâce à des algo-
rithmes ne fonctionnant que lorsque les VMs ont des périodes harmoniques.

Dans l’état de l’art concernant l’ordonnancement mono-processeur de tâches har-
moniques, il existe une condition d’ordonnançabilité nécessaire et suffisante pour
que toutes les tâches respectent leurs échéances. Il faut également ajouter que cette
condition n’est valable que lorsque les tâches ont des périodes distinctes. Elle a été
définie dans [52] (Section 2.1) et est reprise dans le théorème suivant :

Théorème 2 (Condition d’ordonnançabilité d’un jeu de tâches harmonique avec des
périodes distinctes)
Prenons τ un jeu de tâches harmoniques tel que ∀τi ∈ {τ \ {τ1}}, Ti > Ti−1. Les tâches du
jeu de tâches τ respectent toutes leurs échéances si et seulement si :

∀τi ∈ {τ \ {τ1}}, Ci ≤ T1 − C1 (4.1)

Nous adaptons ainsi ce théorème à notre contexte d’ordonnancement hiérachique
en l’appliquant sur les VMs avec overhead :

Théorème 3 (Condition d’ordonnançabilité de VMs harmoniques avec des périodes
distinctes)
Prenons ρ un ensemble de VMs harmoniques tel que ∀ρs ∈ {ρ \ {ρ1}}, Ti > Ti−1. L’en-
semble des VMs est ordonnançable si et seulement si :

∀ρs ∈ {ρ \ {ρ1}}, Us × Ts + Os ≤ T1 − C1 (4.2)

Les changements sont les suivants : le Worst Case Execution Time (WCET) Ci
d’une tâche devient alors pour une VM ρs, Us × Ts, Us × Ts étant la période d’acti-
vation de la VM ρs pendant lequel une VM doit être exécutée pour ordonnancer les
tâches de la VM. Nous ajoutons à cela l’overhead d’activation de la VM, à savoir, Os.
La partie droite de l’inéquation est une adaptation simple de la période d’une tâche
à la période d’une VM et du WCET d’une tâche au temps d’exécution de la VM.

4.2 Déduction des paramètres de la VM la plus critique

Dans cette section, nous proposons un algorithme pour déduire les paramètres de
la première VM du système, la plus critique. Pour cela, nous utilisons les bornes
minimales et maximales sur la période de la VM, déterminées dans la Section 3.5 et
l’analyse de temps de réponse des tâches dans une VM de la Section 3.3.
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Indice : 0 1 2 3 4 5 6 7 8
Valeur : 0 3 5 8 10 12 14 16 18

TABLE 4.1 : Tableau classé pour une recherche dichotomique

Indice : 0 1 2 3 4 5 6 7 8
Valeur : 0 3 5 8 10 12 14 16 18
Valeur : 0 3 5 8 10 12 14 16 18
Valeur : 0 3 5 8 10 12 14 16 18
Valeur : 0 3 5 8 10 12 14 16 18
Valeur : 0 3 5 8 10 12 14 16 18

TABLE 4.2 : Résultats de la recherche dichotomique

Pour ce faire, nous utilisons un algorithme qui effectue une recherche dichoto-
mique pour trouver la plus petite période possible pour la première VM.

Commençons par donner un exemple de recherche dichotomique. Prenons le ta-
bleau de la Table 4.1. Nous avons ici 9 éléments classés par ordre croissant et répartis
dans un tableau jusqu’à un indice de 8. Si nous souhaitons trouver l’indice de l’élé-
ment 18, nous allons d’abord tester l’élément médian : 8

2 = 4. L’élément d’indice 4
du tableau est ainsi 10. Comme 18 ≥ 10, nous allons recommencer sur la partie de
droite du tableau. Cette fois, 8+4

2 = 6, nous allons donc tester l’élément d’indice 6,
soit 14. Comme 18 ≥ 14, nous allons recommencer avec la partie droite du tableau :
8+6

2 = 7. L’élément d’indice 7 étant 16, nous testons 18 ≥ 16. N’ayant plus qu’un
seul élément à tester, 18 = 18, l’indice de l’élément 18 est donc 8.

Nous montrons dans la Table 4.2 un visuel du calcul de la recherche dichoto-
mique. En effet, le premier élément testé est 10, celui-ci doit alors être comparé à
l’élément recherché, 18. Le second élément est ensuite 14, suivi de 16, avant de fina-
lement tester le dernier élément, 18. La complexité de cet algorithme de recherche
dichotomique est de log2(n) pour une liste à n éléments, ce qui en fait un des algo-
rithmes de recherche les plus efficaces.

Nous décrivons, dans l’Algorithme 2, l’algorithme pour définir les paramètres
de la première VM. Comme expliqué précédemment, cet algorithme utilise une re-
cherche dichotomique. Cette recherche est faite dans la boucle "tant que" (Ligne 3).
La recherche dichotomique se fait ainsi : nous recherchons la plus petite période
telle que le jeu de tâches de la VM soit ordonnançable, en sachant que la période est
bornée par T1

min et T1
max.

L’algorithme prend en entrée T1
min, T1

max et τ, respectivement la borne minimale
sur la période de la VM ρ1, la borne maximale et le jeu de tâches τ associé à ρ1. Les
deux premières lignes de l’algorithme sont des initialisations : nous initialisons T1 à
la valeur T1

min (Ligne 1) et la variable sched (Ligne 2), qui est une variable booléenne
à f aux.

Dans la boucle, nous commençons par tester une valeur pour le temps d’exécu-
tion de la VM C1 (Ligne 4). Grâce à cette valeur, nous avons des valeurs à tester pour
C1 et T1, ce qui représente tous les paramètres de la VM ρ1. Nous pouvons alors
tester si les tâches contenues dans τ respectent leurs échéances (Ligne 5), d’après les
Équations (3.1) et (3.7), si la VM a, ou n’a pas, d’overhead.

Si toutes les tâches sont ordonnançables, la variable booléenne sched passe alors
à vrai (Ligne 6), sinon elle passe à f aux (Ligne 8).

Le test suivant (Ligne 9) permet de savoir si un ordonnancement a été trouvé : si
toutes les tâches respectent leurs échéances et que la valeur de T1 testée est égale à
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Algorithme 2 : Paramètres de la VM la plus critique

Entrées : (T1
min, T1

max, τ)
Sorties : (C1, T1, sched)

1 T1 = T1
min;

2 sched = f aux;
3 tant que T1

min + 1 6= T1
max faire

4 C1 =
⌈
U1 × T1 + O1⌉;

5 si τ est ordonnançable d’après (3.1) (ou (3.7)) alors
6 sched = vrai;
7 sinon
8 sched = f aux;

9 si sched = vrai and T1 = T1
min alors

10 retourner (C1, T1, sched);
11 sinon si sched = vrai alors
12 T1

max = T1;
13 sinon
14 T1

min = T1;

15 T1 =
⌊

T1
min+T1

max
2

⌋
;

16 retourner (C1, T1, sched);

T1
min, alors les paramètres de la VM ρ1 sont trouvés et retournés (Ligne 10).

La ligne suivante permet de tester si les tâches respectent leurs échéances mais
que T1! = T1

min (Ligne 11). Ainsi, nous changeons la borne de T1
max (Ligne 12) pour

que la recherche dichotomique puisse être effectuée sur une zone plus restreinte.
La ligne suivante correspond au cas où les tâches n’ont pas pu respecter leurs

échéances (Ligne 13). Dans ce cas, la valeur de T1
min est changée et devient celle de

T1 (Ligne 14). Cela permet ainsi de tester la recherche dichotomique sur des périodes
plus grandes.

La ligne suivante change la valeur de la période T1 testée. En effet, si l’algorithme
n’a pas encore trouvé de solution, il va devoir tester une nouvelle valeur pour T1 et
recommencer, comme fait dans une recherche dichotomique (Ligne 15).

La dernière ligne (Ligne 16) permet d’avoir un retour sur l’algorithme. En effet,
plusieurs cas sont alors possibles : soit l’algorithme a trouvé un résultat positif c’est-
à-dire des valeurs possibles pour T1 et C1 où les tâches respectent leurs échéances,
soit elles ne les respectent pas. Ces deux cas pourront être dissociés grâce à la va-
riable booléenne sched, elle-même retournée par l’algorithme en plus des dernières
valeurs testées. Cela permet de tester le cas où l’algorithme a trouvé des valeurs or-
donnançables, mais que T1 n’était pas égal à T1

min, et que des valeurs intermédiaires
ne sont plus possibles à trouver.

Ainsi, nous déduisons grâce à l’Algorithme 2 la plus petite période T1 et le temps
d’exécution C1 associé de la VM ρ1 pour lesquels toutes les tâches respectent leurs
échéances. Une période petite permet d’ordonnancer plus de VMs qu’une période
plus grande, comme nous le verrons dans la Section 4.3, nous utilisons donc la plus
petite période possible.
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4.3 Déduction des paramètres des autres VMs par ordre de
criticité décroissante

Dans cette section, nous allons maintenant voir comment déterminer les paramètres
Cs et Ts des autres VMs ρs que ρ1, ρs ∈ {ρ \ ρ1}.

Toutes les VMs ne pourront pas forcément obtenir des paramètres grâce à ces
algorithmes. D’autres méthodes sont proposées dans le Chapitre 5 pour le cas des
VMs sans paramètres définis, en relâchant les contraintes de périodicité stricte.

Nous considérons donc ici que les paramètres de la première VM ρ1 sont trou-
vés et connus. Ces paramètres seront la base des algorithmes pour trouver les pa-
ramètres des VMs suivantes. En effet, nous cherchons ici à trouver des paramètres
où les périodes des tâches sont harmoniques. Ainsi, les paramètres que nous souhai-
tons obtenir dépendent de ceux déjà trouvés. L’algorithme sera ici itératif : il cherche
d’abord des paramètres pour la seconde VM ρ2, puis la troisième VM ρ3 et ainsi
de suite. Toutes les VMs sont ainsi testées, et les VMs dont aucuns paramètres n’a
pu être trouvé seront traitées dans le Chapitre 5. Nous visons ainsi à maximiser le
nombre de VMs ordonnancées de manière harmonique.

Algorithme 3 : Paramètres des VMs harmoniques
Entrées : ρ
Sorties : listeVM

1 listeVM = liste();
2 indiceVM = 1;
3 pour chaque ρs ∈ {ρ \ ρ1} faire
4 Ts

max = (3.31);
5 Ts

test = TindiceVM × 2;
6 si Ts

test ≤ Ts
max alors

7 Cs
test = dUs × Ts

test + Ose;
8 si Cs

test ≤ T1 − C1 et τ est ordonnançable d’après (3.7) alors
9 Cs = Cs

test;
10 Ts = Ts

test;
11 listeVM += ρs(Cs, Ts);
12 indiceVM = s;
13 sinon
14 continuer;

15 retourner listeVM;

Nous montrons dans l’Algorithme 3 l’algorithme utilisé pour définir les para-
mètres, si possible, des autres VMs. Tout d’abord, cet algorithme prend en entrée la
liste des différentes VMs du système ρ. Dans cette liste, seule ρ1 a ses paramètres
définis, selon la Section 4.2. À ce stade, les autres VMs n’ont pas leur paramètres
définis (durée, période), seuls les jeux de tâches devant s’exécuter dans la VM sont
définis. Le retour de cet algorithme est une liste de VMs avec paramètres. Toutes les
VMs ne feront pas forcément partie de cette liste si les paramètres ne respectent pas
les bornes sur la période ou si les tâches ne peuvent pas respecter leurs échéances
avec de tels paramètres.

Le retour de l’algorithme est la liste des VMs sur laquelle les paramètres ont été
trouvés. Cette liste est ensuite initialisée à la Ligne 1. Une autre initialisation est faite
Ligne 2. Il s’agit de l’indice de la dernière VM pour laquelle les paramètres ont été
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trouvés. Cette variable sera utilisée par la suite pour trouver une période, la plus
petite possible pour la nouvelle VM.

L’algorithme se poursuit ensuite avec une boucle Ligne 3. Cette boucle se fait
pour toutes les VMs, sauf la première. En effet, nous cherchons ici à déterminer les
paramètres des VMs du système, sauf la première, puisqu’ils ont déjà été obtenus.
Ainsi, pour chaque VM à tester du système, nous déterminons une borne sur la
période maximale Ts

max à l’aide de l’Équation (3.7) (ou (3.1) dans le cas où il n’y a pas
d’overhead). Cette équation prend également en compte le jeu de tâches associé à la
VM testée, celui-ci doit donc être connu.

Nous testons ensuite une valeur pour la période de la VM. Cette variable de
test est appelée Ts

test et est initialisée Ligne 5. La valeur que nous donnons ici est la
dernière période trouvée, soit TindiceVM multipliée par 2. Cela nous permet de nous
assurer que toutes les périodes résultantes sont harmoniques entre elles, distinctes
et de s’assurer qu’elles restent les plus petites possibles. Puisque les périodes maxi-
males des différentes VMs sont rapidement atteintes, cette multiplication par deux
permet de s’assurer que le plus de VMs possible n’atteint pas la période maximale.

Pour donner un exemple, si nous prenons un système constitué de quatre VMs
et que ρ1(1, 3), alors les périodes de test pour ρ2, ρ3 et ρ4 sont respectivement 6, 12,
24, ce qui donne des périodes harmoniques entre elles.

L’étape suivante de l’algorithme est de tester si la période de test est plus petite
ou égale à la borne maximale sur la période (Ligne 6). Si cette étape est respectée,
alors nous créons une valeur de test pour le temps d’exécution de la VM. Cette
étape est faite Ligne 7. La valeur choisie ici est dUs × Ts

test + Cs
oe. Cela correspond

donc à l’utilisation du jeu de tâches de la VM multiplié par la période de la VM.
Nous l’avions déjà indiqué dans la Figure 3.17, cela représente le temps d’exécution
minimum qu’il faut à la VM pour exécuter le jeu de tâches présent. Nous ajoutons
à cela l’overhead de la VM pour s’assurer qu’il soit pris en compte et que les tâches
aient le temps de s’exécuter. Nous aurions pu choisir un Cs

test plus grand, mais les
résultats sont bons. Un plus grand temps d’exécution de VMs auraient peut-être per-
mis d’ordonnancer plus de jeux de tâches, mais cela aurait eu un impact négatif sur
le nombre de VMs ordonnançables de manière harmonique, le temps d’exécution
des VMs étant borné.

L’étape suivante (Ligne 8) de l’algorithme est de tester deux éléments :

• Si le temps d’exécution testé est bien inférieur ou égal à T1 − C1, comme indi-
qué par la condition nécessaire et suffisante d’ordonnançabilité des VMs har-
moniques, définie dans le Théorème 3 et son Équation (4.2) associée.

• Si le jeu de tâches associé à la VM testé est ordonnançable avec ces paramètres
testés, à savoir Cs

test et Ts
test et d’après l’Équation (3.7).

Si ces deux conditions sont réunies, les paramètres testés pour la VM sont alors
valables. Nous validons alors les paramètres testés, à savoir le temps d’exécution de
la VM Cs (Ligne 9) et sa période Ts (Ligne 10). Nous ajoutons ensuite la VM et ses
paramètres validés à la liste de VMs pour laquelle nous avons trouvé les paramètres
(Ligne 11). Nous actualisons ensuite l’indice de la dernière VM (Ligne 12) pour la-
quelle nous avons trouvé des paramètres pour que les nouvelles périodes testées
soient les bonnes.

Si une des deux conditions précédentes n’est pas respectée, nous passons alors
à la VM suivante (Ligne 14). Pour finir, une fois toutes les VMs testées, l’algorithme
retourne la liste des VMs pour lesquelles des paramètres ont été trouvés (Ligne 15).

Les VMs dont les paramètres n’ont pu être attribués sont traitées dans le Cha-
pitre 5.



4.4. Ordonnancement harmonique des VMs 81

4.4 Ordonnancement harmonique des VMs

Dans cette section, nous montrons comment ordonnancer des VM de manière har-
monique. L’algorithme ici présenté est une adaptation de l’algorithme présenté dans
[52]. Nous reprenons de ce papier l’algorithme pour ordonnancer des tâches avec
des périodes harmoniques. Le contexte ici utilisé est celui de tâches harmoniques ac-
tivées de manière synchrone et non-préemptive. Nous utiliserons les propriétés de
l’harmonicité pour ordonnancer les tâches le plus simplement possible. Pour cela,
nous utilisons des approches générales. Il s’agit du Bin-Packing, et de l’algorithme
First-Fit Decreasing.

Définition 46 (Bin-Packing)
Les problèmes de Bin-Packing sont un type de problèmes de complexité NP-Difficile. Les pro-
blèmes NP-Difficiles sont une classe particulière de problèmes de décision pour lesquels une
solution peut être vérifiée en temps polynomial, mais trouver cette solution revient à un pro-
blème de classe NP. Ces problèmes consistent en ranger un nombre fini d’objets de différents
volumes dans différentes boîtes, appelées bins, d’une dimension ou contenance donnée.

Définition 47 (Algorithme First-Fit Descreasing)
L’algorithme First-Fit Decreasing permet de placer les objets classés dans un ordre décrois-
sant, selon un paramètre, dans la première boîte ou bin dans laquelle l’objet tient. Il s’agit
d’une heuristique pour répondre au problème de Bin-Packing.

Dans le domaine de l’ordonnancement temps réel, ces différents algorithmes
sont utilisés dans un contexte multi-processeurs où chaque processeur correspond
à une boîte, et les tâches correspondent aux objets. Ici, nous allons l’utiliser dans
un contexte mono-processeur grâce aux propriétés des tâches harmoniques. En ef-
fet, cette fois, la boîte n’est plus un processeur mais une fenêtre temporelle dans
laquelle placer les différentes durées d’exécution des tâches dont le nombre dépend
de la période des tâches. Puisque les tâches sont harmoniques entre-elles, leur hyper-
période est égale à la plus grande période des tâches. L’hyper-période correspond
à la somme des fenêtres temporelles de l’ensemble des boîtes, qui est séparée en
Tm
T1

boîtes de taille T1, où m est le nombre de tâches et les tâches sont classées par
ordre décroissant des inverses des périodes. Les objets restent les tâches. Le but est
maintenant de placer les différentes tâches classées. La première tâche sera ainsi
placée en premier dans chaque boîte, et les autres tâches seront placées dans les pre-
mières boîtes qui peuvent les contenir si la tâche est bien active. Grâce aux propriétés
de l’harmonicité et du respect de conditions telle que Équation (4.1), nous pouvons
nous assurer que toutes les tâches sont ordonnancées.
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FIGURE 4.1 : Exemple d’ordonnancement First-Fit sans harmonicité
avec comme jeux de tâches : τ1(2, 4, 4), τ2(2, 5, 5) et τ3(1, 10, 10)

Nous donnons dans la Figure 4.1 un exemple d’ordonnancement avec First-Fit
sans harmonicité. Ici, le jeu de tâches à ordonnancer est τ1(2, 4, 4), τ2(2, 5, 5) et τ3(1, 10, 10).
Nous considérons ici un First-Fit simple : il contient une liste d’instances de tâches
à exécuter et exécute la première dans la première boîte disponible. La liste d’ins-
tances de tâches est ainsi actualisée à chaque nouvelle activation de tâches et chaque
nouvelle tâche est insérée en fin de liste.

Pour donner un exemple sur les premières exécutions, à l’instant 0, la liste est : τ1,
τ2 et τ3. Les tâches τ1 et τ2 sont ainsi exécutées. À l’instant 4, une nouvelle activation
de τ1 se fait, la liste contient ainsi : τ3 et τ1. La tâche τ3 est donc d’abord exécuté.
À l’instant 5, une nouvelle activation de τ2 se fait, la liste contient alors τ1 et τ2. La
tâche τ1 est donc d’abord exécutée, suivie de τ2. Les exécutions se poursuivent ainsi
jusqu’à la fin.

Pour revenir sur l’algorithme présenté dans [52], il utilise le First-Fit Decreasing,
mais avec une autre approche. Les tâches sont ici ordonnancées dans l’ordre décrois-
sant de l’inverse de la période, et chaque tâche est ordonnancée dans la première
boîte libre, et donc où aucune autre tâche n’est ordonnancée. L’algorithme n’est pas
détaillé dans le papier, c’est pourquoi nous en donnons un algorithme formel et
adapté à notre modèle dans les Algorithmes 4 et 5.

Commençons par l’Algorithme 4. Ses entrées sont la VM ρ1 avec ses paramètres
et un sous ensemble de VMs, avec des paramètres trouvés grâce à l’Algorithme 3,
classé par périodes croissantes (comme le calcule l’Algorithme 4). Avec ces entrées,
le but est maintenant d’obtenir en sortie les ordonnancements des VMs. Cela se fait
grâce à la variable ordoVMs qui correspond à une liste de listes de débuts et de
fins des exécutions des VMs harmoniques. C’est donc dans cette variable que seront
enregistrés tous les ordonnancements des VMs, y compris la première, ρ1.

Commençons par les initialisations avant l’algorithme à proprement parler. Ligne 1,
nous initialisons la liste qui contiendra la liste des débuts et des fins des exécutions
des VMs. Ligne 2, nous initialisons la variable n comme étant égale à la taille du
sous-ensemble de VMs avec paramètres, pour lesquelles nous devons trouver un
ordonnancement auquel nous ajoutons 1 de manière à extraire le dernier élément
de cette liste facilement. Ligne 3, nous initialisons la variable repetitionsVM1. Cette
variable correspond au nombre d’activations que la première VM ρ1 aura lors de
l’ordonnancement avant de se répéter. Les VMs étant harmoniques, la répétition de
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Algorithme 4 : Algorithme d’ordonnancement de VMs harmoniques

Entrées : (ρ1(C1, T1, O1), ρsub ∈ {ρ \ ρ1} le sous-ensemble de VMs avec
paramètres)

Sorties : ordoVMs : Liste de liste de débuts et de fins d’exécution des VMs
1 ordoVMs = liste();
2 n = taille(ρsub) + 1;
3 repetitionsVM1 = Tn

T1 ;
4 booléen libre[repetitionsVM1] = vrai;
5 ordoVM1 = liste();
6 pour i = 0; i < repetitionsVM1; i = i + 1; faire
7 débutVM1 = i× T1;
8 finVM1 = i× T1 + C1;
9 ordoVM1 += (débutVM1, finVM1);

10 ordoVMs += ordoVM1;
11 pour chaque ρj ∈ ρsub faire
12 repetitionsVM = Tn

T j ;
13 ordoVM = liste();
14 pour i = 0; i < repetitionsVM; i = i + 1; faire
15 indice = i×T j

T1 ;
16 premierLibre = FirstFit(libre, indice, n);
17 libre[premierLibre] = faux;
18 débutVM = premierLibre ×T1 + C1;
19 finVM = premierLibre ×T1 + C1 + Cj;
20 ordoVM += (débutVM, finVM);

21 ordoVMs += ordoVM;

22 retourner ordoVMs

Algorithme 5 : FirstFit
Entrées : (libre[] un tableau booléen et indice, l’indice de début de la

recherche dans le tableau booléen)
Sorties : L’indice du premier espace libre disponible dans le tableau booléen

à partir de l’indice donné en entrée
1 pour chaque libre[i] ∈ libre faire
2 si i > indice et libre[i] = vrai alors
3 retourner i;
4 fin
5 fin
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l’ordonnancement se fait sur la période la plus grande, soit la dernière VM. Nous
parlons alors d’hyper-période.

Définition 48 (Hyper-période)
Dans un système temps réel à activation synchrone, l’hyper-période correspond au temps
avant lequel l’ordonnancement se répète dans le temps. Pour le trouver, dans le cas de tâches,
il faut alors calculer le plus petit commun multiple des périodes des tâches. Pour le cas des
VMs uniquement, il s’agit donc du plus petit commun multiple entre les périodes des VMs.
Dans le cas de l’harmonicité, puisque toutes les périodes sont multiples entre elles, le plus
petit commun multiple correspondant à l’hyper-période est donc la plus grande période.

Le nombre d’activations de la VM ρ1 est donc de Ts

T1 . La Ligne 4 permet d’ini-
tialiser un tableau de booléens ayant pour taille le nombre d’activations de la VM
ρ1. Toutes les valeurs du tableau sont alors à vrai. Ce tableau permet à l’algorithme
First-Fit Decreasing de trouver la première boîte libre où aucune VM n’est ordon-
nancée (en dehors de la VM ρ1). Il sera donc actualisé au fur et à mesure quand des
boîtes seront réservées pour l’exécution d’une VM.

La Ligne 5 initialise, quant à elle, la liste des ordonnancements de la première
VM ρ1. Cette liste contiendra ainsi tous les débuts et toutes les fins des exécutions de
la VM.

La boucle suivante (Ligne 6) se fait pour toutes les activations de la VM ρ1. C’est
dans cette boucle que nous commencerons par déterminer tous les débuts et toutes
les fins des exécutions de la VM ρ1. Ainsi, la Ligne 7 définit le début des exécutions
de ρ1 et la Ligne 8 sa fin. Nous ajoutons ensuite ces valeurs dans la liste ordoVM1
(Ligne 9).

Les valeurs choisies pour les débuts et les fins des exécutions correspondent au
numéro de l’activation de la VM (en commençant par 0), multipliée par la période
de la VM. Ainsi, pour la première activation, le début est à 0, pour la seconde à T1 et
ainsi de suite. La valeur de fin des exécutions est la même à laquelle nous ajoutons
la durée de l’exécution.

La boucle suivante, Ligne 11, est la boucle dans laquelle nous définirons les or-
donnancements des autres VMs pour lesquelles nous avons pu obtenir des para-
mètres harmoniques. Le procédé est le même que pour la première VM.

Nous commençons donc par déterminer le nombre d’activations de la VM ρj

étudiée (Ligne 12) et à initialiser une liste qui contiendra les ordonnancements de la
VM (Ligne 13).

La boucle suivante (Ligne 14) reprend le même principe que la première boucle
(Ligne 6). Nous allons ainsi déterminer les exécutions de la VM ρj étudiée pour
chaque activation. Nous commençons par déterminer un indice. Cet indice corres-
pond au numéro d’activation minimum de la VM ρ1 qui contient une boîte libre pour
l’exécution la VM ρj.

Lors de la ligne suivante (Ligne 16), nous appelons l’Algorithme 5. Nous défi-
nissons ainsi dans la variable premierLibre la première activation de la VM ρ1 pour
laquelle aucune autre VM n’est exécutée. Nous indiquons ensuite que cette activa-
tion sera utilisée par une VM Ligne 17. Les trois lignes suivantes reprennent le même
principe que pour la première VM : nous déterminons le début d’activation de la VM
ρj (Ligne 18), puis sa fin (Ligne 19) et nous ajoutons les résultats à la liste des débuts
et des fins des exécutions de la VM (Ligne 20). Nous ajoutons ensuite cette liste à la
liste ordoVMs (Ligne 21) avant de la retourner (Ligne 22).

Pour décrire le dernier Algorithme 5, il reprend le principe de l’algorithme First-
Fit vu précédemment. Ses entrées sont donc : le tableau de booléens libre créé lors de
l’Algorithme 4, pour trouver la première boîte disponible pour ordonnancer la VM,
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FIGURE 4.2 : Taux de succès d’une seule VM en fonction de l’utilisa-
tion

l’indice de début de recherche, puisque celui-ci doit être appelé à plusieurs moments
de l’algorithme et selon la période de la VM demandée.

Cet algorithme ressort ensuite l’indice du premier espace disponible dans le ta-
bleau booléen à partir de l’indice donné en entrée. Cela correspond donc à la pre-
mière boîte où aucune autre VM n’est ordonnancée, ainsi, au premier emplacement
libre dans l’ordonnancement actuel pour pouvoir ordonnancer une nouvelle VM.
L’algorithme est ensuite simple : il teste pour chaque élément du tableau de boo-
léens (Ligne 1), si l’indice est un indice supérieur à l’indice demandé et si l’élément
du tableau testé est disponible (Ligne 2). Si tel est le cas, nous retournons alors l’in-
dice de l’élément libre (Ligne 3).

Nous sommes assurés de toujours trouver un indice de retour avec cet algo-
rithme grâce au Théorème 3 et à l’Équation (4.2). Ainsi, les deux algorithmes exposés
dans cette section ont un retour sûr, ces équations étant testées précédemment pour
trouver les paramètres.

Pour conclure cette section, nous présentons les différents résultats de l’algo-
rithme utilisant l’harmonicité dans des simulations où quatre jeux de tâches sont
utilisés dans quatre VMs différentes. Les jeux de tâches sont ici générés de manière
aléatoire à l’aide d’algorithmes présentés dans la Section 7.1. L’algorithme utilisé
pour les simulations est présenté dans la Section 7.2. Les résultats sont présentés à
travers les Figures 4.2, 4.3 et 4.4 pour le cas sans overhead et les Figures 4.5 et 4.6
pour le cas avec overhead.

Dans ces différentes figures, nous présentons le taux de succès de l’algorithme
harmonique en fonction de l’utilisation. L’utilisation débute à environ 0.63 et croît
jusqu’à se rapprocher de 1. Dans un premier temps, lorsque strictement une seule
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FIGURE 4.3 : Taux de succès d’exactement deux VMs en fonction de
l’utilisation
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FIGURE 4.4 : Taux de succès d’exactement trois VMs en fonction de
l’utilisation
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VM est ordonnançable par l’algorithme harmonique (Figure 4.2), puis deux (Figure 4.3)
et enfin exactement trois (Figure 4.4). Dans le cas où strictement une seule VM est
ordonnançable, donc seulement la première, les résultats sont faibles. Ainsi, elle dé-
bute à un taux de succès d’un peu plus de 2% et décroit jusqu’à 0%. Ce résultat était
attendu : il est plus courant d’obtenir plusieurs VMs ordonnançables avec l’algo-
rithme harmonique.

Dans le cas de deux VMs ordonnançables (Figure 4.3), les résultats sont bien
plus élevés. Cette fois-ci, la courbe croît de 22% des jeux de tâches ordonnancés avec
uniquement 2 VMs jusqu’à atteindre un peu plus de 80% en s’approchant d’une
utilisation de 1. Dans le cas de trois VMs ordonnancées, le taux de succès décroît de
75% pour une utilisation faible jusqu’à atteindre 0% pour une utilisation proche de
1.

Le taux de succès pour quatre VMs correspondrait quant à lui aux résultats fi-
naux pour l’algorithme harmonique, mais ces résultats ne seront pas présentés ici.
En effet, le taux de succès de cet algorithme pour les quatre VMs reste ici constant à
0% des VMs qui sont toutes ordonnancées grâce à l’harmonicité.

Concernant les taux de succès avec overhead, commençons par la Figure 4.5.
Dans cette figure, nous observons une courbe décroissante partant d’un taux de
succès de 55% allant jusqu’à 15% pour une utilisation de 0.63 à proche de 1. Pré-
cédemment, nous ne trouvions que peu de systèmes dans lesquels une seule VM
était ordonnancée (décroissance partant d’un peu plus de 2% jusqu’à 0%), nous ob-
servons donc une augmentation de plus de 50%. Cela s’explique simplement, du
fait des overheads, le système étant plus chargé, donc de moins en moins de VMs
peuvent être ordonnancées. Nous obtenons donc beaucoup plus souvent le cas où
une seule VM est ordonnancée, au lieu d’une simple moyenne à 5%.

Dans la seconde figure, Figure 4.6, nous observons cette fois une courbe décrois-
sante partant de plus de 3% de taux de succès jusqu’à 0% pour une utilisation allant
de 0.63 à 1. Nous obtenons donc un bien moins grand nombre de cas où exactement
deux VMs sont ordonnancées de manière harmonique et dont toutes les tâches res-
pectent leurs échéances avec la priorité fixe. Cela s’explique par l’augmentation du
nombre de systèmes qui ne fonctionnent qu’à une seule VM. De plus, cette courbe
ressemble fortement à celle d’une seule VM ordonnancée de manière harmonique
pour laquelle les tâches sont ordonnancées via la priorité fixe. L’augmentation de
la charge du système via les overheads a donc comme conséquence de décaler les
taux de succès d’une VM (le taux de succès à deux VMs avec overhead ressemble
fortement à celui à une seule VM sans overhead).

Les résultats avec plus de VMs ne seront pas présentés, ceux-ci n’étant pas perti-
nents et trop faibles. Cela s’explique principalement par une charge du système bien
plus élevée du fait de l’overhead et un système trop chargé pour autant de VMs avec
overheads.

Au final, le comportement de cet algorithme est attendu : il ne fonctionne dans
aucun des cas pour un système entier constitué de quatre VMs et fonctionne la plu-
part du temps pour deux ou trois VMs. Les cas où trois VMs sont ordonnancées
de manière harmonique décroît avec l’utilisation, ce qui indique qu’avec une utilisa-
tion faible, ce cas est le plus courant (jusqu’à 75% des cas). Ainsi, plus l’utilisation est
faible, et moins les algorithmes suivants auront de possibilités d’ordonnancement,
puisque déjà trois des quatre VMs sont ordonnancées. En revanche, plus l’utilisation
croît, et plus le nombre de VMs à ordonnancer sera proche de 2. C’est d’après ces ré-
sultats que nous avons, par la suite, cherché un autre algorithme d’ordonnancement
pour les VMs, qui vise à compléter les résultats de cet algorithme, pour ordonnancer
les VMs restantes qui n’ont pas été prises en compte par celui-ci.
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(A) Taux de succès d’exactement une VM en fonction de l’utilisation sans overhead
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(B) Taux de succès d’exactement une VM en fonction de l’utilisation avec overhead

FIGURE 4.5 : Comparaison entre le taux de succès d’exactement une
VM sans et avec overhead
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(A) Taux de succès d’exactement deux VMs en fonction de l’utilisation sans overhead
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(B) Taux de succès d’exactement deux VMs en fonction de l’utilisation avec overhead

FIGURE 4.6 : Comparaison entre le taux de succès d’exactement deux
VMs sans et avec overhead
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VM Tâche τi Ci Ti Di
ρ1 τ1 1 20 15
ρ2 τ2 1 15 20
ρ2 τ3 2 15 30
ρ3 τ4 2 20 40
ρ3 τ5 1 20 40
ρ3 τ6 1 40 40

TABLE 4.3 : Système entier de tâches

4.5 Exemple d’un système où les paramètres des VMs sont
inconnus

Dans cette section, nous étudions un exemple de système pour lequel seules les
tâches ont des paramètres connus. Nous déduisons ainsi les paramètres dans un
premier temps de la première VM, puis des autres VMs, si cela est possible. Nous
observons ensuite comment ordonnancer les VMs de manière harmonique grâce aux
algorithmes précédemment définis (Algorithmes 2 et 3 pour les paramètres des VMs
ainsi que les Algorithmes 4 et 5 pour l’ordonnancement).

L’exemple décrit ici est un exemple type représentatif du projet CEOS [136]. Nous
prenons donc ici l’exemple d’un drone autonome. Pour que celui-ci puisse fonction-
ner, des parties essentielles ont été définies. Parmi celles-ci, il s’agit du contrôle-
commande, d’une partie communication pour que le drone puisse recevoir des ins-
tructions, et de la partie vidéo, puisque ce drone est un drone de surveillance. La
dernière partie permet ainsi d’enregistrer, analyser et de compresser les images des
caméras embarquées.

Ces trois parties étant faites par des équipes différentes, chacune travaille sur une
VM différente. Il suffit alors de regrouper par la suite leurs VMs sur le drone pour
que celui-ci puisse fonctionner. Le problème étant que seules les tâches au sein de
ces VMs sont connues. Un dernier travail est alors à fournir : «quand ordonnancer
les VMs et pour quelle durée, pour que les tâches des VMs puissent respecter leurs
échéances?».

Nous définissons ainsi les différentes tâches appartenant aux différentes VMs
comme dans la Table 4.3. Nous avons ainsi trois jeux de tâches différents, pour
chaque VM. Respectivement, τ1(1, 20, 15) pour ρ1, τ2(1, 15, 20) et τ3(2, 15, 30) pour
ρ2 et enfin τ4(1, 20, 40), τ5(1, 20, 40) et τ6(1, 40, 40) pour ρ3. L’utilisation des VMs
est ainsi fixée à U1 = 1

20 = 0.05 pour ρ1, U2 = 1
15 + 2

15 = 0.2 pour ρ2 et U3 =
2

20 +
1
20 +

1
40 = 0.175 pour ρ3.

Nous fixons également l’overhead des VMs à 1 et le facteur α à 0.1 pour avoir un
exemple complet.

L’Algorithme 2 utilisant comme entrée les bornes minimales et maximales sur la
période, nous devons alors commencer par définir ces bornes. Ces bornes sont ainsi
définies dans les Équations (3.25) et (3.31). Commençons par l’Équation (3.25). Pour
obtenir un résultat, nous devons d’abord calculer les résultats des Équations (3.22),
(3.23) et (3.24).
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T1
β1 ≥

O1

1−U1

≥ 1
1− 0.05

≥ 1.05

T1
β2 ≥

O1

α

≥ 1
0.1

≥ 10

T1
β3 ≥ k

≥ 3

T1
min ≥ max(

⌈
Ts

β1

⌉
,
⌈

Ts
β2

⌉
, Ts

β3)

≥ max(2, 10, 4)
≥ 10

La borne minimale est ainsi de 10 d’après les équations précédentes. Nous pou-
vons maintenant calculer la borne maximale, qui dépend du jeu de tâches associé à
la VM. Pour le cas de la VM ρ1, une seule tâche fait partie du jeu de tâches. Le calcul
est donc simple. Reprenons l’Équation (3.31) :

∀τi ∈ τ,

T1
max ≤

⌊
Di − Ci

1−U1

⌋
≤
⌊

15− 1
1− 0.05

⌋
≤ 14

La borne maximale sur la période est ainsi de 14. Maintenant que nous avons
calculé les deux bornes minimales et maximales sur la période de la VM ρ1, nous
pouvons les utiliser en entrée de l’Algorithme 2.

Algorithme 6 : Résultat de l’Algorithme 2 avec entrées fixées

Entrées : (T1
min = 10, T1

max = 14, τ : τ1(1, 20, 15))
Sorties : C1, T1, sched

1 T1 = 10;
2 sched = f aux;
3 C1 = d0.05× 10 + 1e = 2;
4 r1 = 10 d’après (3.7), 10 ≤ 15, donc τ est ordonnançable;
5 sched = vrai;
6 retourner C1 = 2, T1 = 10, sched = vrai

Nous définissons le résultat de l’Algorithme 2 dans l’Algorithme 6. Nous décri-
vons dans ce nouvel algorithme toutes les étapes et les résultats lorsque nous don-
nons comme entrées à l’Algorithme 2 les valeurs suivantes : (T1

min = 10, T1
max = 14,
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τ : τ1(1, 20, 15). Nous obtenons ainsi une VM ρ1(2, 10, 1).
Nous pouvons maintenant déduire les paramètres des autres VMs si ceux-ci

peuvent avoir des périodes harmoniques. Cela est fait grâce à l’Algorithme 3. Pour
cet algorithme, nous pouvons pré-calculer les Ts

max :

∀τi ∈ τ,

T2
max ≤

⌊
20− 1
1− 0.2

⌋
≤ 23

≤
⌊

30− 2
1− 0.2

⌋
≤ 35

T2
max ≤ 23
∀τi ∈ τ,

T3
max ≤

⌊
40− 2

1− 0.175

⌋
≤ 46

≤
⌊

40− 1
1− 0.175

⌋
≤ 47

≤
⌊

40− 1
1− 0.175

⌋
≤ 47

T3
max ≤ 46

Nous décrivons dans l’Algorithme 7, le cheminement pour trouver les para-
mètres des VMs d’après l’Algorithme 3. Nous obtenons ainsi les VMs ρ1(2, 10, 1),
ρ2(5, 20, 1) et ρ3(8, 40, 1).

Maintenant que tous les paramètres de toutes les VMs ont été trouvés, nous pou-
vons passer à l’ordonnancement de ces VMs. Comme décrit précédemment, l’ordon-
nancement est donné grâce aux Algorithmes 4 et 5.

Nous présentons dans l’Algorithme 8 les résultats des Algorithmes 4 et 5. Parmi
ces résultats, nous pouvons mettre en évidence les ordonnancements trouvés pour
les différentes VMs. Pour ρ1, il s’agit de quatre exécutions différentes : de l’instant 0
à 2, de l’instant 10 à 12, de l’instant 20 à 22 et enfin de l’instant 30 à 32. La VM ρ2 n’a
que deux exécutions : de l’instant 2 à 7 et de l’instant 22 à 27. La VM ρ3 n’a elle, en
revanche, qu’une seule exécution de l’instant 12 à 20.

ρ

0 5 10 15 20

ρ

20 25 30 35 40

FIGURE 4.7 : Ordonnancements de trois VMs ρ1(2, 10, 1), ρ2(5, 20, 1)
et ρ3(8, 40, 1)
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Algorithme 7 : Résultats de l’Algorithme 3 avec comme entrée l’ensemble
de VMs ρ et leur jeu de tâches associé et les paramètres de la VM ρ1(2, 10, 1)

Entrées : ρ
Sorties : listeVM

1 listeVM = liste();
2 indiceVM = 1;
3 début
4 T2

max = 23;
5 T2

test = T1 × 2 = 20;
6 T2

test = 20 ≤ T2
max = 23, donc;

7 C2
test = d0.2× 20 + 1e = 5;

8 C2
test = 5 ≤ T1 − C1 = 8, et r2 = 17 et r3 = 28 d’après (3.7) et 17 ≤ 20 et
28 ≤ 30, donc τ est ordonnançable;

9 C2 = 5;
10 T2 = 20;
11 listeVM+ = ρ2(5, 20);
12 indiceVM = 2;

13 début
14 T3

max = 46;
15 T3

test = T2 × 2 = 40;
16 T3

test = 40 ≤ T3
max = 46, donc;

17 C3
test = d0.175× 40 + 1e = 8;

18 C3
test = 8 ≤ T1 − C1 = 8, et r4 = 35 et r5 = 38 et r6 = 40 d’après (3.7) et
35 ≤ 40 et 38 ≤ 40 et 40 ≤ 40, donc τ est ordonnançable;

19 C3 = 8;
20 T3 = 40;
21 listeVM+ = ρ3(8, 40);
22 indiceVM = 3;

23 retourner listeVM
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Algorithme 8 : Résultats des Algorithmes 4 et 5 avec comme entrée
ρ1(2, 10, 1) et ρsub : ρ2(5, 20, 1) et ρ3(8, 40, 1)

Entrées : ρ1(2, 10, 1), ρsub : ρ2(5, 20, 1) et ρ3(8, 40, 1)
Sorties : ordoVMs

1 ordoVMs = liste();
2 n = 2 + 1;
3 repetitionsVM1 = 40

10 = 4;
4 libre[4] = vrai;
5 ordoVM1 = liste();
6 début
7 débutVM1 = 0× 10 = 0;
8 finVM1 = 0× 10 + 2 = 2;
9 ordoVM1 += (0, 2);

10 début
11 débutVM1 = 1× 10 = 10;
12 finVM1 = 1× 10 + 2 = 12;
13 ordoVM1 += (10, 12);

14 début
15 débutVM1 = 2× 10 = 20;
16 finVM1 = 2× 10 + 2 = 22;
17 ordoVM1 += (20, 22);

18 début
19 débutVM1 = 3× 10 = 30;
20 finVM1 = 3× 10 + 2 = 32;
21 ordoVM1 += (30, 32);

22 ordoVMs += ordoVM1;
23 début
24 repetitionsVM = 40

20 = 2;
25 ordoVM = liste();
26 début
27 indice = 0×20

10 = 0;
28 libre[0] = vrai, donc;
29 premierLibre = 0;
30 libre[0] = faux;
31 débutVM = 0× 10 + 2 = 2;
32 finVM = 0× 10 + 2 + 5 = 7;
33 ordoVM += (2, 7);

34 début
35 indice = 1×20

10 = 2;
36 libre[2] = vrai, donc;
37 premierLibre = 2;
38 libre[2] = faux;
39 débutVM = 2× 10 + 2 = 22;
40 finVM = 2× 10 + 2 + 5 = 27;
41 ordoVM += (22, 27);

42 ordoVMs += ordoVM;
43 début
44 repetitionVM = 40

40 = 1;
45 ordoVM = liste();
46 indice = 0×40

10 = 0;
47 libre[0] = faux, donc test suivant;
48 libre[1] = vrai, donc;
49 premierLibre = 1;
50 débutVM = 1× 10 + 2 = 12;
51 finVM = 1× 10 + 2 + 8 = 20;
52 ordoVM += (12, 20);

53 ordoVMs += ordoVM;

54 retourner ordoVMs
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Nous présentons le résultat final de l’ordonnancement des VMs dans la Figure 4.7.
Ici seul l’ordonnancement des VMs est donné (et de leur overhead), et non celui des
tâches au sein de chaque VM. L’ordonnancement des tâches au sein de chaque VM
étant déjà vérifié par les Équations (3.7) du Chapitre 3, toutes les échéances sont
respectées.
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Chapitre 5

Ordonnancement de VMs
hypervisées non harmoniques :
comment ordonnancer les VMs non
harmoniques?

Nous avons vu dans le Chapitre 4 comment trouver les paramètres des VMs pour
que les périodes soient harmoniques, et ce afin de pouvoir les ordonnancer à l’aide
d’un algorithme simple et efficace. Nous avons également vu des conditions né-
cessaires sur les périodes et des contraintes sur le temps d’exécution des VMs qui
permettent de déterminer des bornes sur les périodes des VMs. Dans certains cas,
ces contraintes peuvent être trop importantes et empêcher l’ordonnancement d’un
trop grand nombre de jeux de tâches.

Dans ce chapitre, nous cherchons à répondre à cette problématique dans le but
d’ordonnancer un maximum de VMs sans les contraintes liées à l’harmonicité des
périodes. Nous cherchons ainsi à augmenter le nombre de VMs qui pourront être
ordonnancées. Pour ce faire, nous commençons d’abord par présenter avec plus de
détails l’approche P-fair. Cette approche a d’abord été développée dans un contexte
multi-processeurs, mais s’applique également dans un contexte mono-processeur
comme nous le verrons. Une première implémentation de P-fair est ainsi proposée,
mais nous présentons ensuite notre approche pour une implémentation de P-fair
itérative. Cette approche nous permet ainsi de nous approcher le plus possible d’un
ordonnancement P-fair dans un contexte mono-processeur où des VMs peuvent être
déjà ordonnancées. Nous améliorons ensuite le temps de calcul de l’implémenta-
tion de P-fair itérative pour finir par présenter comment combiner les approches
harmoniques et notre approche de P-fair. Le choix s’est ici porté sur P-fair et des al-
gorithmes s’en rapprochant pour une raison principale : plus la VM est ordonnancée
souvent et plus les tâches associées à chaque VM respectent leurs échéances. Cela a
dans un premier temps été vu grâce à des simulations, mais également d’après la
formule de temps de réponse des tâches ordonnancées à l’intérieur de VMs. En ef-
fet, moins la VM est exécutée et moins les tâches de la VM pourront être exécutées.
Ainsi, chaque intervalle où la VM n’est pas exécutée, est automatiquement ajouté au
temps de réponse. Donc plus la VM est exécutée et plus les temps de non exécution
sont courts, plus le temps de réponse des tâches sera court.

Sommaire
6.1 Concept de Dual Priority . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . 127
6.2 Algorithme FDMS avec RM/RM pour les priorités . . . . . . . . . 134
6.3 Algorithme RM−1/RM avec RML pour les priorités . . . . . . . . 139
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5.1 Ordonnancement proportionnel (P-fair)

Dans cette section, nous présentons l’algorithme d’ordonnancement P-fair dont la
particularité est de répartir équitablement les ressources processeur entre les ins-
tances actives des tâches à ordonnancer. Nous nous attachons plus particulièrement
à vérifier qu’un ordonnancement donné respecte des contraintes spécifiques pour
se rapprocher au mieux d’un ordonnancement dit P-fair. Ces contraintes nous per-
mettent également de quantifier si l’ordonnancement donné est plus ou moins proche
d’un ordonnancement P-fair. Nous présentons par la suite comment créer un ordon-
nancement P-fair à partir de ces contraintes avant d’en voir les limites qui nous ont
conduit à créer de nouveaux algorithmes d’ordonnancement se rapprochant de P-
fair.

Nous avons déjà présenté l’algorithme d’ordonnancement P-fair dans la Sec-
tion 2.1. Comme introduit dans [23], cet algorithme a la priorité de produire un or-
donnancement équitable et d’être optimal sur une plate-forme multi-processeurs. Il
cherche à répartir le plus équitablement possible le temps de calcul entre les diffé-
rentes tâches. Pour arriver à cela, il utilise un modèle d’ordonnancement fluide idéal
qu’il faut ensuite adapter dans un modèle en temps discret. Le modèle fluide idéal
est un modèle dans lequel les tâches peuvent être ordonnancées pour une durée arbi-
trairement petite. Il sert alors de référence à certains algorithmes d’ordonnancement
en temps discret qui vont chercher à s’approcher au mieux de l’ordonnancement
fluide idéal.

L’ordonnancement P-fair est défini pour un ensemble de tâches τ. L’algorithme
d’ordonnancement dans le modèle fluide ne prend en compte que l’utilisation des
tâches pour prendre ses décisions d’ordonnancement. Cette propriété se retrouve
également dans les algorithmes cherchant à s’approcher de P-fair. L’algorithme d’or-
donnancement P-fair a pour contrainte que τ ait une utilisation totale U égale à 1. Si
celle-ci est inférieure à 1, la première étape est alors de compléter l’utilisation à l’aide
d’une tâche fictive. Cette tâche τf ic aura alors une utilisation égale à U f ic = 1−U.
Les temps d’exécution de cette tâche représentent alors les temps d’inactivité du
processeur, à savoir quand aucune des tâches appartenant initialement à τ n’est exé-
cutée. Grâce à τf ic, il est possible d’utiliser l’algorithme d’ordonnancement P-fair
avec n’importe quel jeu de tâches dont l’utilisation totale est inférieure ou égale à 1.
Une fois que cette contrainte est respectée, il devient possible de produire un ordon-
nancement fluide idéal pour τ.

Pour cela, il faut déterminer le pourcentage de temps d’exécution de chaque
tâche pour chaque unité de temps, également appelée quantum de temps. Ainsi,
durant chaque quantum de temps, toutes les tâches de τ sont exécutées pour une
fraction du quantum. C’est à cause de cette particularité que l’ordonnancement P-
fair n’est pas directement implantable sur un système réel. En effet, une taille de
quantum arbitrairement petite conduit à un nombre de changements de contexte ar-
bitrairement grand. Il faut alors adapter l’ordonnancement fluide pour qu’une seule
tâche ne soit exécutée pendant un quantum de temps, et non l’ensemble de toutes
les tâches.

C’est pour pallier ce problème que nous allons proposer plusieurs approches
pour définir des ordonnancements s’approchant de l’ordonnancement fluide idéal.
Mais avant cela, nous allons commencer par définir ce qui fait qu’un ordonnance-
ment est P-fair ou non. Tout d’abord, il a été prouvé dans [23] que pour un système
où la charge processeur est inférieure ou égale à 100%, il est possible de trouver un
ordonnancement P-fair. Ainsi, dans notre cas, il sera toujours possible de trouver
un ordonnancement s’en approchant le plus possible ou répondant totalement aux
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critères faisant qu’un ordonnancement est P-fair. Ces critères définis par rapport à
l’ordonnancement fluide idéal seront détaillés par la suite.

Un ordonnancement est dit P-fair s’il respecte les conditions que nous allons
maintenant rappeler. En effet, ces conditions ont été explicitées et prouvées dans
[23]. La première de ces conditions s’applique au jeu de tâches τ et est définie comme
suit :

∑
τi∈τ

Ui ≤ 1

Cette condition, initialement définie comme ∑τi∈τ Ui ≤ m dans un contexte multi-
cœurs où m est le nombre de cœurs, a été adaptée au cas d’un seul cœur. La fonction
S(k, t) est également définie et vaut 1 si la tâche τk a été ordonnancée à l’instant t ou
0 sinon. Cette fonction est utilisée pour définir la notion de lag qui correspond à la
différence entre la durée d’exécution dans le modèle fluide de la tâche et la durée
d’exécution effective dans l’ordonnancement discret. Le lag de la tâche τk à l’instant
t, lag(k, t) est défini de la manière suivante :

lag(k, t) = Uk × t− ∑
l∈[0,t[

S(k, l) (5.1)

Nous utilisons le lag pour définir une condition permettant de déterminer si un or-
donnancement respecte les contraintes d’un ordonnancement P-fair. Cette condition
est définie pour un ensemble de tâches τ par la relation suivante :

∀τi ∈ τ, ∀t ∈N,
−1 < lag(i, t) < 1

Après avoir présenté comment un algorithme d’ordonnancement fonctionnant
en temps discret a été introduit dans [23], nous étudions les limites de cet algorithme.
À partir de cette étude, nous proposons de nouveaux algorithmes dont les objectifs
sont de produire des ordonnancements qui, dans notre contexte, s’approchent au
mieux de l’ordonnancement fluide idéal.

Nous avons d’abord besoin de définitions supplémentaires pour pouvoir utiliser
l’algorithme proposé dans [23]. Parmi celles-ci, nous trouvons la chaîne de caractères
caractéristique str(k, t) de la tâche τk à l’instant t. Cette chaîne peut être constituée
des éléments de l’ensemble {−, 0,+}. Elle se définit ainsi :

str(k, t) = signe(Uk × (t + 1)− bUk × tc − 1)

L’algorithme d‘ordonnancement P-fair va ainsi se baser sur la chaîne de carac-
tères caractéristique et le lag pour décider quelle tâche exécuter à l’instant t. Pour
résumer les prises de décision, les tâches sont classées d’après leur lag et la chaîne
de caractères caractéristique en trois catégories :

• Une tâche τi est urgente à l’instant t, si et seulement si, lag(i, t) > 0 et
str(i, t) 6= −.

• Une tâche τi est en avance à l’instant t, si et seulement si, lag(i, t) < 0 et
str(i, t) 6= +.

• Une tâche τi est en compétition à l’instant t si et seulement si elle n’est ni ur-
gente ni en avance.
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À partir de ces trois catégories, il est ensuite possible d’ordonnancer les tâches
à chaque instant d’après une suite de règles dont nous donnons des exemples. Par
exemple, si la tâche τi est en avance au temps t alors cette tâche n’est pas ordonnan-
cée à l’instant t, donc S(i, t) = 0. Un autre exemple consiste en un ordonnancement
obligatoire de tâche. En effet, si la tâche τi est urgente à l’instant t, alors la tâche est
ordonnancée à l’instant t, donc S(i, t) = 1.

Ainsi, grâce à ces règles (d’autres sont définies dans [23]), il est possible de déter-
miner quelle tâche exécuter à quel moment. Le principal inconvénient de ces règles
est que les surcoûts ne sont pas pris en compte et qu’un grand nombre de préemp-
tions est créé.

5.2 Implémentations de P-fair

Dans cette section, nous commençons par présenter un algorithme pour trouver un
ordonnancement qui s’approche le plus du modèle fluide idéal présenté dans [23] à
l’aide de ressources de calcul infinies. Il existe déjà différentes implémentations de P-
fair, comme dans [4], [9] ou bien [87] mais ces implémentations sont faites pour une
architecture multi-processeurs et ne reposent pas sur un ordonnancement itératif,
ce qui est fondamental pour notre algorithme. Nous proposons ainsi un autre algo-
rithme d’ordonnancement itératif, qui vise à se rapprocher du modèle fluide idéal.
Cet algorithme est plus éloigné de l’ordonnancement P-fair dans un modèle fluide
(la mesure se fait grâce au lag) que la méthode précédente mais permet de trouver
plus facilement un résultat. Il permet également d’ordonnancer les VMs de manière
itérative, à savoir les unes après les autres et dans un contexte mono-processeur, ce
qui reste opposé à l’utilisation habituelle de P-fair.

5.2.1 Cas des ressources de calcul infinies

Dans cette première implémentation de P-fair, nous pallions les problèmes de l’or-
donnancement P-fair évoqués dans la Section 5.1, à savoir la prise en compte des
overheads, et le calcul d’un ordonnancement pour toutes les VMs simultanément.
Pour ce faire, nous présentons une solution utilisant l’optimisation linéaire afin de
déterminer un ordonnancement le plus proche de P-fair possible.

Définition 49 (Optimisation linéaire)
L’optimisation linéaire est une méthode d’optimisation mathématique qui vise à minimiser
une fonction objectif linéaire sujette à des contraintes sous forme d’équations ou inéquations
linéaires.

Définition 50 (Fonction linéaire à variables multiples)
Dans sa forme générale, une fonction linéaire avec k variables multiples est une fonction
définie par :

f (x1, . . . , xk) = b + a1 × x1 + · · ·+ ak × xk

Où a1, . . . , ak et b sont des constantes.

Ainsi, nous définissons une fonction objectif et différentes équations et inéqua-
tions qui servent de contraintes dans le but de trouver un ordonnancement répon-
dant aux contraintes de P-fair. Pour cela, nous utilisons plusieurs notions vues dans
la Section 5.1, à savoir, le lag, et la fonction S(k, t). Notre but étant de trouver un
ordonnancement des VMs, celui-ci est donc appliqué aux VMs et non aux tâches. Le
seul paramètre à définir pour cet algorithme est soit l’utilisation des tâches (ou un
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majorant) ou soit l’utilisation maximale souhaitée pour les VMs, il sera alors possible
de l’utiliser dans les deux contextes.

Le problème d’optimisation linéaire, pour trouver un ordonnancement à l’en-
semble des VMs ρ de l’instant 0 à l’instant H(ρ) où H(ρ) est l’hyper-période des
VMs calculée à partir de leur utilisation, se définit ainsi :

minimiser ∑
k,t

(|lag(k, t)|) (5.2)

∀t, ∑
k

Sk,t ≤ 1 (5.3)

∀k, lag(k, 0) = 0 (5.4)

Sk,t =

1, si lag(k, t) = max
ρl∈ρ

(lag(l, t))

0, sinon.
(5.5)

lag(k, t) = Uk × t− ∑
l∈[0,t[

Sk,l (5.6)

∀k,
∑
t

Sk,t

H(ρ)
= Uk (5.7)

Définition 51 (Hyper-période de VMs)
Lorsque les VMs sont activées de manière synchrone, l’hyper-période des VMs est la période
sur laquelle leur schéma d’exécution se répète. Cette hyper-période est calculée à partir des
utilisations des VMs sous forme fractionnaire. L’utilisation d’une VM étant égale au temps
d’exécution de la VM sur sa période, il suffit alors de calculer le plus petit commun multiple
des numérateurs des utilisations des VMs pour trouver l’hyper-période.

Le problème d’optimisation linéaire se décompose ainsi : la fonction objectif est
définie dans l’Équation (5.2). Il s’agit de minimiser la somme de la valeur absolue
des lags de chaque VM à chaque instant. En effet, le lag est défini comme l’écart
entre l’ordonnancement dans un modèle fluide et l’ordonnancement actuel. Celui-ci
pouvant être négatif ou positif selon l’avance ou le retard des tâches par rapport à
l’ordonnancement du modèle fluide. Notre but est alors de nous approcher le plus
possible d’un lag de 0, à chaque instant et pour chaque VM. Cela est dû à la définition
du lag (5.1) : plus le lag est proche de 0, et plus l’ordonnancement est proche de P-
fair.

La première contrainte, Équation (5.3), permet de vérifier à chaque instant que le
nombre de VMs pouvant être exécutées ne dépasse pas 1. Cette contrainte est due au
fait que nous ne prenons en compte qu’un seul cœur. Cette contrainte est à changer
dans un cas multi-cœurs pour correspondre au nombre de cœurs utilisables.

La seconde contrainte, Équation (5.4) permet d’initialiser le lag des différentes
VMs à l’instant 0. En effet, celles-ci n’ayant pas encore été exécutées, leur lag de dé-
part est donc de 0. Cette initialisation est nécessaire pour que la résolution du pro-
blème d’optimisation linéaire puisse trouver le meilleur ordonnancement possible.
Elle est due à la définition même du lag, qui, lorsqu’aucune tâche n’a été ordonnan-
cée, est forcément égal à 0.

La troisième contrainte, Équation (5.5) permet quant à elle de définir quelle VM
ordonnancer à chaque instant. En effet, Sk,t est une fonction qui permet de définir si
oui (Sk,t = 1) ou non (Sk,t = 0) la VM est ordonnancée à l’instant t. Pour ce faire, cette
contrainte ne sélectionne qu’une seule VM : la VM dont le lag est le plus grand. Ainsi,
la VM avec le plus de retard est sélectionnée pour être exécutée. Cette contrainte est
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également à modifier pour l’appliquer dans un contexte multi-cœurs : plusieurs VMs
devront alors être sélectionnées.

La quatrième contrainte, Équation (5.6) permet de définir le lag de chaque VM à
chaque instant. C’est donc le même calcul que présenté dans [23], mais appliqué au
contexte du problème d’optimisation linéaire.

La dernière contrainte, Équation (5.7) permet de s’assurer que l’utilisation de
chaque VM correspond bien à l’ordonnancement calculé. Pour chaque VM, cette
équation vérifie donc combien d‘unités de temps elle a été exécutée et divise ce
temps par l’hyper-période des VMs pour vérifier que le résultat est bien égal à l’uti-
lisation de la VM.

Le problème d’optimisation linéaire précédemment défini souffre de deux pro-
blèmes : les overheads liés aux VMs ne sont pas pris en compte, et le calcul se
fait pour toutes les VMs en même temps, il n’est donc pas possible d’ajouter, par
exemple, des VMs à un ordonnancement de VMs donné. Or, nous avions déjà défini
un algorithme pour ordonnancer le plus de VMs possibles avec des périodes har-
moniques (Chapitre 4), notre but est donc ici de pouvoir ajouter de nouvelles VMs
lorsqu’un tel ordonnancement a déjà été trouvé.

Pour pallier ces problèmes, nous proposons ainsi deux solutions. La première
concerne le problème de prise en compte des overheads. Cette solution consiste à
ajouter une nouvelle contrainte permettant de fixer un temps Omin d’exécution mi-
nimal à chaque fois que la VM est exécutée. La contrainte est alors :

∀ρk ∈ ρ, t ∈ [0, H(ρ)−Omin[ , si Sk,t = 1, alors ∀t′ ∈ [1, Omin], Sk,t+t′ = 1 (5.8)

Pour pallier le second problème, à savoir trouver un ordonnancement le plus
proche de P-fair tenant compte des VMs déjà attribuées, nous proposons de rem-
placer la contrainte de l’Équation (5.5) par deux autres contraintes. Une première
contrainte se fait sur l’ensemble des VMs déjà ordonnancées ρharmo et l’autre sur
l’ensemble des autres VMs à ordonnancer ρp f air :

∀ρk ∈ ρharmo, ∀t ∈ [0, H(ρ)[ ,

Sk,t =

{
1, si ρk est ordonnancée à l’instant t
0, sinon.

(5.9)

∀ρk ∈ ρp f air, ∀t ∈ [0, H(ρ)[ ,

Sk,t =

1, si Lk,t = max
ρl∈ρ

(Ll,t)

0, sinon.
(5.10)

La première contrainte, Équation (5.9) est donc appliquée à l’ensemble des VMs
ρharmo déjà ordonnancées. Cette équation permet de définir, pour chaque VM à chaque
instant, si elle est ordonnancée ou non. Ces données sont donc déjà calculées et don-
nées en entrée au problème d’optimisation linéaire.

La seconde contrainte, Équation (5.10) définit, comme dans l’Équation (5.5), la
VM à exécuter dans l’ensemble des VMs qui n’ont pas encore été ordonnancées par
rapport au lag.

La dernière étape de cette solution est donc de résoudre le problème d’optimi-
sation linéaire. Pour ce faire, différentes solutions sont possibles, et différents algo-
rithmes sont disponibles. Parmi les solutions pour résoudre un tel problème, il existe
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un grand nombre de solveurs utilisant l’algorithme du simplexe ou les méthodes de
points intérieurs. Le choix du solveur est ainsi laissé libre selon les besoins.

Ces algorithmes et solutions pour résoudre ce problème ne faisant pas partie du
cadre de cette thèse, les solutions ne seront pas plus détaillées. Bien que ce problème
d’optimisation linéaire permette de trouver une solution respectant au mieux l’or-
donnancement P-fair, nous proposons d’autres solutions qui donnent des résultats
plus éloignés d’un ordonnancement P-fair, mais bien plus rapides en temps de cal-
cul. En effet, une telle solution basée sur de l’optimisation linéaire peut demander
des temps de calcul élevés pour obtenir une solution et ne pourrait donc être utili-
sable qu’à l’aide de ressources de calculs très importantes. Pour donner un exemple,
le problème linéaire précédemment défini pouvait trouver un résultat pour trois
VMs ordonnancées pendant 20 unités de temps en environ trente minutes, mais au
delà de 20 unités de temps, aucun résultat n’a été trouvé en moins de 24 heures. Ce
point est abordé plus en détails dans le Chapitre 7.

5.2.2 Algorithme proportionnel itératif

Dans cette section, nous proposons un algorithme itératif s’approchant du modèle
fluide de P-fair avec un temps de calcul raisonnable. Ce point s’oppose au problème
d’optimisation linéaire présenté dans la Section 5.2.1. En effet, la méthode précé-
dente avait un temps de calcul exponentiel mais proposait un ordonnancement s’ap-
prochant le plus possible du modèle fluide. De plus, ce nouvel algorithme prend en
compte les VMs (ou tâches) déjà ordonnancées. Nous pouvons ainsi l’utiliser de ma-
nière itérative : l’ordonnancement de chaque VM est trouvé à tour de rôle en prenant
en compte les VMs déjà ordonnancées. Cela aura donc pour avantage de pouvoir
être utilisé après l’algorithme d’ordonnancement harmonique présenté dans le Cha-
pitre 4.

Pour résumer l’algorithme présenté dans la suite de cette section, il s’agit d’abord
de définir un ordonnancement aléatoire pour la VM dont nous déterminons l’or-
donnancement, puis de tester son lag. À partir de son lag, à chaque instant, nous
pouvons sélectionner, au moyen d’un déplacement d’instant d’exécution, un lag ap-
prochant l’ordonnancement de la VM du modèle fluide P-fair.

Définition 52 (Déplacement d’instant d’exécution)
Un déplacement d’instant d’exécution pour une VM ρk à l’instant t consiste à déplacer
l’exécution de la VM d’un instant donné t à un autre instant t′ où la VM n’était pas exécutée.
Ici t′ peut être plus grand ou plus petit que t.

Définition 53 (Déplacement d’instant d’exécution avant)
Un déplacement avant consiste à déplacer l’exécution de la VM d’un instant t à un autre
instant t′ où la VM n’était pas exécutée et où t′ < t.

Définition 54 (Déplacement d’instant d’exécution arrière)
Un déplacement arrière consiste à déplacer l’exécution de la VM d’un instant t à un autre
instant t′ où la VM n’était pas exécutée et où t < t′.

Nous proposons dans la Table 5.1 un exemple pour mettre en avant les dépla-
cements d’instants d’exécution. La table se présente ainsi : la première colonne re-
présente le temps, puis la colonne suivante indique par la variable S si la VM ρk

est exécutée ou non à l’instant t (égale à 0 si la VM n’est pas exécutée, 1 sinon). La
colonne suivante indique, quant à elle, le lag à l‘instant t de la VM ρk. Les deux co-
lonnes suivantes représentent ensuite l’exécution de la VM indiquée par la variable
S et son lag après avoir effectué un déplacement d’instant d’exécution avant, et les
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Référence Déplacement avant Déplacement arrière
t = 0 S = 0 lag = 0 S = 1 lag = 0 S = 0 lag = 0
t = 1 S = 1 lag = 0.6 S = 1 lag = -0.4 S = 0 lag = 0.6
t = 2 S = 1 lag = 0.2 S = 1 lag = -0.8 S = 1 lag = 1.2
t = 3 S = 1 lag = -0.2 S = 0 lag = -1.2 S = 1 lag = 0.8
t = 4 S = 0 lag = -0.6 S = 0 lag = -0.6 S = 1 lag = 0.4
t = 5 S = 0 lag = 0 S = 0 lag = 0 S = 0 lag = 0

TABLE 5.1 : Exemples de déplacements d’instants d’exécution avant
et arrière avec un ordonnancement de référence pour une VM ρk où

Uk = 0.6

deux colonnes suivantes représentent l’exécution de la VM indiquée par la variable
S et son lag après avoir effectué un déplacement d’instant d’exécution arrière.

La VM de référence ρk ici présentée a une utilisation Uk de 0.6. La VM n’est
exécutée qu’à trois instants dans l’ordonnancement de référence : 1, 2 et 3. Lors du
déplacement d’instant d’exécution avant, l’exécution de la VM à l’instant 3 passe à
l’instant 0 tandis que lors du déplacement arrière, l’exécution de la VM à l’instant 1
passe à l’instant 4.

Lors du déplacement d’instant d’exécution avant, nous mettons en avant les trois
lags qui changent : à savoir à l’instant 1, 2 et 3. Nous notons ici que les lags sont
décrémentés de 1. Lors du déplacement arrière, les trois lags qui changent sont quant
à eux incrémentés de 1.

Avant d’étudier les différentes propriétés des déplacements d’instants d’exécu-
tion, nous montrons que le calcul du lag peut s’exprimer de manière itérative. Cette
formulation est utile pour déterminer les conséquences d’un déplacement d’instant
d’exécution et permet d’éviter une redondance de calculs à chaque instant, ce qui
sera utile pour les prochains algorithmes. Nous proposons ainsi une nouvelle for-
mule pour le lag, qui dépend du lag précédent :

lag(k, t) = lag(k, t− 1) + Uk − S(k, t− 1) (5.11)

Où lag(k, 0) = 0.

Démonstration. Nous démontrons par récurrence l’Équation (5.11). Commençons par
montrer que l’équation est vraie pour t = 1. Nous avons lag(k, 0) = 0 et :

lag(k, 1) = Uk × 1− ∑
l∈[0,1[

S(k, l) = Uk − S(k, 0) = lag(k, 0) + Uk − S(k, 0)

L’équation (5.11) est donc vraie pour t = 1. Supposons que l’équation l’Équa-
tion (5.11) soit vraie à l’instant t :

lag(k, t) = lag(k, t− 1) + Uk − S(k, t− 1) (5.12)

Démontrons alors que cette égalité reste vraie au rang t + 1. Commençons par
déterminer l’Équation (5.1) au rang t + 1 :

lag(k, t + 1) = Uk × (t + 1)− ∑
l∈[0,t+1[

S(k, l) (5.13)
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Nous avons alors au rang t + 1 :

lag(k, t + 1) = Uk × (t + 1)− ∑
l∈[0,t+1[

S(k, l)

= Uk × t− ∑
l∈[0,t[

S(k, l) + Uk − S(k, t)

= lag(k, t) + Uk − S(k, t)

La récurrence est ainsi vérifiée au rang t + 1, l’hypothèse de récurrence est donc
vraie.

Théorème 4 (Conséquences d’un déplacement d’instant d’exécution avant)
Prenons un ordonnancement donné avec les lags pour la VM ρk définis à chaque instant. Un
déplacement d’instant d’exécution avant pour la VM ρk de l’instant t à l’instant t′ où t′ < t
décrémente le lag de 1 dans l’intervalle ]t′, t].

Démonstration. Pour démontrer le Théorème 4, nous reprenons les lags itératifs de
l’instant t′ à t + 1 :

lag(k, t′) = lag(k, t′ − 1) + Uk − S(k, t′ − 1)

lag(k, t′ + 1) = lag(k, t′) + Uk − S(k, t′)

lag(k, t) = lag(k, t− 1) + Uk − S(k, t− 1)

lag(k, t + 1) = lag(k, t) + Uk − S(k, t)

Nous avons donc deux informations : S(k, t′) = 0 et S(k, t) = 1, puisqu’il s’agit
d’avancer l’exécution de la VM ρk de l’instant t à t′. Nous obtenons alors S(k, t′) = 1
et S(k, t) = 0. Ainsi, l’inversion implique que lag(k, t′ + 1) est diminué de 1, ainsi
que tous les autres lags jusqu’à l’instant t + 1, d’après l’Équation (5.11).

Théorème 5 (Conséquences d’un déplacement d’instant d’exécution arrière)
Prenons un ordonnancement donné avec les lags pour la VM ρk définis à chaque instant. Les
conséquences d’un déplacement d’instant d’exécution arrière de l’instant t à l’instant t′ où
t < t′ incrémente le lag de 1 dans l’intervalle ]t, t′].

Démonstration. Pour démontrer le Théorème 5, reprenons les lags itératifs de l’ins-
tant t à t′ + 1 :

lag(k, t) = lag(k, t− 1) + Uk − S(k, t− 1)

lag(k, t + 1) = lag(k, t) + Uk − S(k, t)

lag(k, t′) = lag(k, t′ − 1) + Uk − S(k, t′ − 1)

lag(k, t′ + 1) = lag(k, t′) + Uk − S(k, t′)

Sur cet ordonnancement nous avons donc deux informations : S(k, t′) = 1 et S(k, t) =
0, puisqu’il s’agit de retarder l’ordonnancement de la VM ρk de l’instant t à t′. L’or-
donnancement devient alors S(k, t′) = 0 et S(k, t) = 1. Ainsi, l’inversion implique
que lag(k, t + 1) est augmenté de 1, ainsi que tous les autres lags jusqu’à l’instant
t′ + 1, d’après l’Équation (5.11).
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Ces deux Théorèmes (4 et 5) nous permettent ainsi de déterminer l’impact sur
le lag des différents déplacements. Avant de pouvoir utiliser un algorithme pour
s’approcher le plus possible d’un ordonnancement P-fair, il nous faut une métrique
globale pour comparer deux ordonnancements et ainsi déterminer celui qui sera le
plus proche d’un ordonnancement P-fair. Pour cela, nous allons utiliser le même
principe que la fonction objectif du problème d’optimisation linéaire (5.2).

En effet, l’ordonnancement le plus proche du modèle fluide peut être évalué par
rapport au lag, et plus précisément, grâce à la somme de la valeur absolue des lags
à chaque instant. Ainsi, plus cette somme est proche de 0 et plus le lag est proche du
modèle fluide.

L’algorithme, pour trouver un ordonnancement P-fair, se base ainsi sur le lag : le
but est alors de déterminer, à partir d’un ordonnancement aléatoire donné, le plus
grand impact que peut avoir un déplacement d’instant d’exécution (avant ou ar-
rière). Nous cherchons alors à réduire au maximum la somme des valeurs absolues
des lags et d’itérer cette opération jusqu’à ne plus avoir d’améliorations possibles.
Nous le définissons dans l’Aglorithme 9.

Algorithme 9 : Trouver l’ordonnancement le plus proche de P-fair

Entrées : Ui, booléen[] déjàOrdo, tmax
Sorties : booléen[] ordoVM

1 booléen[] base = OrdoAléatoire(Ui, déjàOrdo, tmax);
2 plusFair = AméliorerPfair(base, Ui, déjàOrdo, tmax);
3 tant que base 6= plusFair faire
4 base = plusFair;
5 plusFair = AméliorerPfair(base, Ui, déjàOrdo, tmax);

6 retourner plusFair

Dans cet algorithme, les entrées sont :

• Ui, l’utilisation de la VM ρi pour laquelle nous souhaitons trouver un ordon-
nancement.

• booléen[] déjàOrdo, un tableau de booléens représentant l’ordonnancement
des VMs déjà ordonnancées. Cette valeur est ainsi un équivalent de la fonction
S(k, t) : le booléen est à vrai si une VM est déjà ordonnancée à l’instant t et à
f aux sinon.

• tmax, le temps maximum sur lequel nous devons calculer l’ordonnancement
de la VM ρi. Nous verrons plus tard lors d’exemples dans la Section 5.4 com-
ment calculer cette valeur pour qu’elle soit la plus faible possible.

Nous proposons de plus une équation pour déterminer l’utilisation qui sera accor-
dée à chaque VM à ordonnancer. Pour ce faire, nous devons ajouter deux notations
différentes : l’une correspond à l’utilisation des tâches d’une VM et l’autre à l’utilisa-
tion réelle de la VM. La somme des utilisations des tâches de la VM ρk est notée Uk

τ

et l’utilisation réelle de la VM accordée par le système est notée Uk. L’ensemble des
VMs déjà ordonnancées est noté ρo et les VMs non ordonnancées et à ordonnancer
sont notées ρn

Le calcul se fait ainsi pour chaque VM ρk dont l’utilisation Uk accordée par l’al-
gorithme est à déterminer en répartissant l’utilisation restante pour obtenir une uti-
lisation totale pour toutes les VMs de 1 :
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Uk =
Uk

τ

∑
ρs∈ρn

Us
τ

× (1− ∑
ρs∈ρo

Us) (5.14)

Pour trouver le temps maximum sur lequel l’algorithme doit déterminer l’or-
donnancement, nous proposons d’évaluer l’hyper-période des VMs d’après la forme
fractionnaire irréductible de leur utilisation. En effet, puisque l’utilisation d’une VM
correspond au temps d’exécution de la VM divisé par sa période, la forme fraction-
naire irréductible permet ainsi d’obtenir une période virtuelle pour les VMs qui ne
sont pas encore ordonnancées et pour lesquelles seule l’utilisation est pour l’instant
connue. L’hyper-période sera alors le plus petit commun multiple entre les périodes
des VMs avec paramètres affectés et celles des VMs non affectées avec leurs périodes
virtuelles.

La sortie de l’algorithme est un tableau de booléens de taille tmax représentant
l’ordonnancement de la VM ρi. Ce tableau est utilisé de la même manière que l’en-
trée déjàOrdo. La première ligne de l’algorithme (Ligne 1) permet de trouver un
nouvel ordonnancement aléatoire pour initialiser l’algorithme à l’aide de l’Algo-
rithme 10. La seconde ligne (Ligne 2) permet de trouver un premier ordonnancement
plus proche de P-fair à l’aide de l’Algorithme 11.

Les lignes suivantes de l’algorithme permettent de continuer de trouver des or-
donnancements plus proches de P-fair jusqu’à ce qu’aucune amélioration ne soit
possible. Ainsi, la Ligne 3, est une boucle qui continue jusqu’à ce que les ordonnan-
cements des variables base et plusFair ne soient plus différentes. La ligne suivante
(Ligne 4) actualise la variable base, tandis que la Ligne 5 calcule un autre ordon-
nancement plus proche de Pfair pour la base actualisée. Ces améliorations se pour-
suivent jusqu’à ce qu’aucune ne soit possible pour finir par retourner le résultat de
l’ordonnancement trouvé (Ligne 6).

Algorithme 10 : OrdoAléatoire

Entrées : Ui, booléen[] déjàOrdo, tmax
Sorties : booléen[] ordoVM

1 nombreAOrdonnancer = Ui× tmax;
2 booléen[] ordoVM = booléen[tmax];
3 pour i = 0 ; i < nombreAOrdonnancer ; i = i + 1 faire
4 a = aléatoire(0, tmax);
5 si déjàOrdo[a] = 0 et ordoVM[a] = 0 alors
6 ordoVM[a] = 1;
7 sinon
8 i = i - 1;

9 retourner ordoVM

L’Algorithme 10 est utilisé à la Ligne 1 de l’Algorithme 9. Il permet ainsi de dé-
finir un nouvel ordonnancement aléatoire pour la VM ρi pour laquelle nous souhai-
tons trouver un nouvel ordonnancement proche de P-fair. Les entrées de cet algo-
rithme sont les mêmes que pour l’Algorithme 9 et la sortie de l’algorithme est un
tableau de booléens représentant le nouvel ordonnancement aléatoire trouvé.

La première ligne de l’algorithme (Ligne 1) définit le nombre d’instants où la
VM devra être ordonnancée. Cela correspond donc au temps d’exécution de la VM.
La seconde ligne (Ligne 2) initialise, quant à elle, le tableau de booléens représen-
tant l’ordonnancement de la VM. Il est donc de la même taille que tmax. La boucle
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suivante (Ligne 3) se répète autant de fois qu’il faut exécuter la VM. Ainsi, nous cher-
chons un instant aléatoire où ordonnancer la VM (Ligne 4). Si aucune VM n’est exé-
cutée à cet instant (Ligne 5), la VM étudiée est alors exécutée à cet instant (Ligne 6).
Sinon nous recommençons la boucle (Ligne 8). Une fois tous les instants d’exécution
trouvés, nous retournons le résultat (Ligne 9).

Algorithme 11 : AméliorerPfair

Entrées : booléen[] ordoVM, Ui, booléen[] déjàOrdo, tmax
Sorties : booléen[] ordoVM

1 impactMax = 0;
2 début = 0;
3 fin = 0;
4 lags = CalculLags(ordoVM, Ui, tmax);
5 lagsPlus1 = ajouter(lags, 1);
6 lagsMoins1 = ajouter(lags, -1);
7 pour i = 0 ; i < tmax ; i = i + 1 faire
8 si déjàOrdo[i] = 1 alors
9 continue;

10 pour j = i + 1 ; j < tmax ; j = j + 1 faire
11 si déjàOrdo[j] = 1 et ordoVM[j] != ordoVM[i] alors
12 continue;

13 section1 = lags[i :j];
14 somme = 0;
15 section;
16 si lag[i] == 1 alors
17 section = lagsPlus1[i :j];
18 sinon
19 section = lagsMoins1[i :j];

20 pour k = 0 ; k < j - i ; k = k + 1 faire
21 impact = |section[k]| - |section1[k]|;
22 somme += impact;

23 si somme < impactMax alors
24 impactMax = somme;
25 début = i;
26 fin = j;

27 ordoVM[i] = !ordoVM[i];
28 ordoVM[j] = !ordoVM[j];
29 retourner ordoVM

L’Algorithme 11 est appelé aux Lignes 2 et 5 de l’Algorithme 9. Il correspond
donc à l’algorithme qui va chercher à améliorer un ordonnancement donné pour le
rendre plus proche d’un ordonnancement P-fair. Cette amélioration se fera à l’aide
d’un déplacement d’instant d’exécution dans un emplacement libre, que ce soit avant
ou arrière.

Les entrées de cet algorithme sont donc un tableau de booléens, appelé ordoVM
pour représenter l’ordonnancement déjà donné à la VM, donc l’ordonnancement que
nous cherchons à améliorer. Les deux autres entrées sont un autre tableau de boo-
léens, déjàOrdo, représentant l’ordonnancement des autres VMs déjà ordonnancées
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et tmax, représentant la taille de l’ordonnancement à trouver. Le tableau déjàOrdo
est donc entièrement à f aux si aucune VM n’a été précédemment ordonnancée. En
ce qui concerne la sortie, cet algorithme renvoie un tableau de booléens représentant
le nouvel ordonnancement de la VM étudiée (ou le même si aucun changement n’a
été trouvé).

Les Lignes 1 à 6 permettent d’initialiser les variables nécessaires à l’algorithme.
Parmi elles, impactMax (Ligne 1), permettra au cours de l’algorithme de comparer
les différences entre les lags calculés pour trouver celui qui aura le meilleur impact
pour se rapprocher au mieux d’un ordonnancement P-fair. Nous avons également
les variables début (Ligne 2) et f in (Ligne 3) qui permettent de connaître les indices à
intervertir pour effectuer le déplacement d’instants d’exécution. Nous avons ensuite
trois tableaux différents représentant le lag. Le premier tableau, lags représente le lag
de la VM étudiée à chaque instant. Il est calculé à l’aide de l’Algorithme 12. Les deux
autres tableaux de lags, lagsPlus1 (Ligne 5) et lagsMoins1 (Ligne 6) représentent
respectivement chaque lag, à chaque instant, incrémenté de 1, et chaque lag à chaque
instant décrémenté de 1. Ces deux tableaux sont pré-initialisés pour effectuer moins
de calculs au cours de cet algorithme mais également pour des questions de lisibilité.
Ces tableaux sont dus aux déplacements d’instants d’exécution (Théorèmes 4 et 5) :
nous avons ainsi les conséquences de lags pré-calculées à chaque instant.

Passons à la Ligne 7. Il s’agit d’une première boucle qui va tester tous les indices
du tableau ordoVM. Cette boucle permettra de déterminer le premier instant t d’un
déplacement d’instant d’exécution. La Ligne 8 permet de tester si l’emplacement
sélectionné, à savoir l’indice i est un emplacement occupé par les VMs déjà ordon-
nancées. Si tel est le cas, cette valeur est directement passée (Ligne 9), sinon, nous
pouvons la tester et passer aux lignes suivantes.

La seconde boucle, Ligne 10 commence de l’indice i+ 1 jusqu’à tmax. Elle permet
ainsi de déterminer l’instant t′ de fin pour le déplacement d’instant d’exécution. Elle
se fera ainsi entre les indices i et j. La première étape de cette boucle est la même
que la boucle précédente : tester si à cet instant aucune VM n’est déjà ordonnancée
(Ligne 11) et passer l’instant si tel est le cas (Ligne 12). Nous y ajoutons une condition
supplémentaire consistant à vérifier s’il est possible d’inverser les exécutions des
VMs aux instants i et j et donc s’ils sont différents.

Les lignes suivantes représentent l’algorithme proportionnel itératif à propre-
ment parler. Les Lignes 13 à 14 initialisent des variables pour les calculs. La Ligne 13
extrait le lag du tableau de lags pour les indices i à j. Il nous servira de base pour
comparer les autres lags. La variable somme (Ligne 14) est initialisée pour comparer
les impacts des lags. La Ligne 16 teste s’il s’agit d’un déplacement d’instant d’exé-
cution avant ou arrière. La Ligne 17 initialise la variable section dans le cas d’un dé-
placement d’instant d’exécution arrière, tandis que la Ligne 19 l’initialise pour le cas
d’un déplacement d’instant d’exécution avant. En effet, il est possible de déterminer
par rapport au lag à l’instant i si la valeur testée effectue un déplacement d’instant
d’exécution avant ou arrière, ainsi seul le lagsPlus1 ou lagsMoins1 doit être testé.

La boucle Ligne 20 permet de calculer si l’impact du déplacement d’instant d’exé-
cution approche l’ordonnancement d’un ordonnancement P-fair. Ainsi, la Ligne 21
permet de déterminer si la valeur absolue du lag de la variable lagsPlus1 (ou lagsMoins1)
à l’indice k améliore le lag de base ou non. Cela permet ainsi d’évaluer, d’indice en
indice, les améliorations d’un changement de lag. Les résultats sont ensuite retenus
dans la variables somme (Ligne 22) où la somme à chaque indice est ajoutée.

Une fois que les résultats sont connus, la dernière étape est donc de les comparer
afin de déterminer quel déplacement d’instant d’exécution obtient le meilleur im-
pact pour se rapprocher le plus possible d’un ordonnancement P-fair avec un seul
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déplacement d’instant d’exécution. Cela est fait grâce au test Ligne 23. Ainsi, si l’im-
pact est amélioré, alors la variable impactMax Ligne 24 enregistre cet intervalle dans
les variables début Ligne 25 et f in Ligne 26.

Une fois toutes les boucles terminées et le meilleur impact sur le lag trouvé pour
se rapprocher le plus de P-fair, les exécutions aux deux instants i et j sont inversées,
Lignes 27 et 28 avant de retourner l’ordonnancement (Ligne 29).

Algorithme 12 : CalculLags

Entrées : booléen[] ordoVM, Ui, tmax
Sorties : double[] lags

1 double[] lags = double[tmax];
2 lags[0] = 0;
3 pour i = 1 ; i < tmax ; i = i + 1 faire
4 lags[i] = lags[i-1] + Ui - ordoVM[i-1];

5 retourner lags

Nous terminons la description des algorithmes par l’Algorithme 12. Il s’agit d’un
algorithme appelé par l’Algorithme 11 à la Ligne 4. Cet algorithme permet ainsi de
calculer les lags et de les sauvegarder dans un tableau. Il prend ainsi en entrée l’or-
donnancement de la VM dont le lag doit être calculé ordoVM, ainsi que son utilisa-
tion Ui et la taille du tableau tmax. La sortie est le tableau des lags.

Les Lignes 1 et 2 permettent d’initialiser le tableau de lags à la taille tmax et le
premier lag du tableau lags[0] à 0, comme défini par le lag.

La Ligne 3 correspond à la boucle qui permettra de calculer tous les lags suivants
jusqu’à tmax. Ils sont ensuite calculés à la Ligne 4. Le calcul présenté ici correspond
à celui donné lors du calcul itératif du lag (5.11). Le calcul est ainsi simplifié et évite
de reparcourir pour chaque calcul l’ordonnancement entier de la VM étudiée. Une
fois tous les lags calculés, ceux-ci sont ensuite retournés (Ligne 5).

Bien que cet algorithme itératif semble gourmand en calculs, il existe de nom-
breuses manières de l’optimiser en passant des étapes inutiles pour qu’il soit plus
performant et obtienne un résultat en moins de temps.

5.3 Optimisations de l’algorithme itératif

Dans cette section, nous présentons différentes optimisations possibles pour amé-
liorer le temps de calcul de l’algorithme itératif se rapprochant de P-fair. En effet,
comme présenté dans la Section 5.2.2, l’algorithme peut paraître très gourmand en
ressources, puisqu’il teste toute les combinaisons d’améliorations possibles afin de
déterminer la meilleure.

Tout d’abord, il faut se rappeler que cet algorithme est utilisé de manière itéra-
tive, c’est-à-dire qu’il calcule l’ordonnancement des VMs une par une. Ainsi, plus le
nombre de VMs déjà ordonnancées est élevé, plus cet algorithme sera rapide. Cette
optimisation est déjà effectuée Lignes 8 et 11 dans l’Algorithme 11.

En effet, l’indice du début correspond à un instant où une des VMs déjà ordon-
nancées est exécutée, la boucle entière est passée, puisqu’une VM est déjà exécutée
à cet instant, et que ces VMs ont déjà un ordonnancement trouvé, il n’est alors pas
possible de changer ses instants d’exécution, nous ne pouvons changer que l’instant
d’exécution de la VM étudiée. En effet, l’indice du début correspond à un instant
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Temps 0 1 2 3 4 5 6 7 8 9 |Total|
Ordonnancement 0 0 0 1 0 1 1 1 0 0

lags 0 0.4 0.8 1.2 0.6 1.0 0.4 -0.2 -0.8 -0.4 5.8
lagsMoins1 -1 -0.6 -0.2 0.2 -0.4 0.0 -0.6 -1.2 -1.8 -1.4

somme -0.6 -1.6 -1.8 -2.8 -2.6 -1.6 -0.6 0.4
Ordonnancement 0 0 1 1 0 0 1 1 0 0

lags 0 0.4 0.8 0.2 -0.4 0.0 0.4 -0.2 -0.8 -0.4 3.6

TABLE 5.2 : lags et lagsMoins1 d’une VM à ordonnancement donné
avec 0.4 d’utilisation

où une des VMs déjà ordonnancées est exécutée, la boucle entière est passée. Puis-
qu’une VM est déjà exécutée à cet instant, et qu’il n’est pas possible de modifier cet
instant d’exécution, nous pouvons alors passer la boucle entière. Il n’est possible de
modifier que les instants d’exécution de la VM étudiée, et non celles déjà ordonnan-
cées. Il est donc possible de passer directement à l’itération suivante. Ainsi, plus le
nombre de VMs déjà ordonnancées augmente, plus l’algorithme pourra passer d’ité-
rations. Ce comportement est le même lors de la seconde boucle, ce qui permet de
trouver l’indice de fin : à chaque fois que l’indice correspond à un instant où une des
VMs déjà ordonnancées est exécutée, nous passons à l’indice suivant.

Cela peut, par exemple, permettre lors de la dernière VM à ordonnancer, de
n’avoir que très peu d’instants à tester et ainsi d’obtenir un algorithme extrêmement
rapide, toutes les VMs étant déjà ordonnancées.

Il est également possible de trier les lags à tester. En effet, toutes les valeurs des
lags ne sont pas nécessairement à tester. Cela est dû à l’incrémentation de 1 ou à la
décrémentation de 1 du lag, elles-mêmes dues au déplacement des instants d’exécu-
tion des VMs.

Le but étant de réduire au plus la valeur du lag, si celui-ci est inférieur à −0.5,
seul un déplacement d’instant d’exécution arrière pourra avoir des conséquences
positives, celui-ci ajoutant 1 au lag et le rapprochant ainsi de 0. Réciproquement,
seul un lag supérieur à 0.5 permet un déplacement d’instant d’exécution avant.

Ainsi chaque déplacement d’instant d’exécution ne peut être effectué que sous
certaines conditions :

• Pour le déplacement arrière, le lag de début doit être inférieur à −0.5 et la VM
ne doit pas être exécutée au temps début.

• Pour le déplacement avant, le lag de début doit être supérieur à 0.5 et la VM
doit être exécutée au temps début.

Sans ces deux conditions pour chaque déplacement d’instant d’exécution, le dé-
placement d’instant d’exécution entier peut être omis, et tous les calculs des va-
riables section et section1 peuvent être omis, aucune amélioration n’étant possible
pour s’approcher d’un ordonnancement P-fair. Ainsi, à chaque tour de boucle Ligne 7,
une seule section est testée. De plus, si −0.5 < lag < 0.5, la boucle entière Ligne 7
peut être omise, aucun déplacement d’instant d’exécution ne pouvant améliorer le
lag.

Une autre possibilité d’optimisation peut être effectuée sur la boucle Ligne 10.
En effet, celle-ci peut être arrêtée plus tôt et les calculs peuvent ne pas être utiles.
Nous pouvons vérifier cela au cours de l’algorithme grâce à la variable somme. En
effet, si elle devient positive, la section concernée devient alors invalide et il ne sert
à rien de continuer la boucle Ligne 10. La somme permettant de déterminer si le dé-
placement d’instant d’exécution approche un ordonnancement P-fair en comparant



5.3. Optimisations de l’algorithme itératif 113

Temps 0 1 2 3 4 5 6 7 8 9 |Total|
Ordonnancement 1 1 1 0 0 1 1 1 0 1

lags 0 -0.4 -0.8 -1.2 -0.6 0.0 -0.4 -0.8 -1.2 -0.6 6
lagsPlus1 1 0.6 0.2 -0.2 0.4 1.0 0.6 0.2 -0.2 0.4

somme -0.6 -1.6 -1.8 -0.8 -0.6 -1.2 -2.2 -2.4
Ordonnancement 1 1 0 0 1 1 1 1 0 1

lags 0 -0.4 -0.8 -0.2 0.4 0.0 -0.4 -0.8 -1.2 -0.6 4.8
Ordonnancement 1 1 0 0 0 1 1 1 1 1

lags 0 -0.4 -0.8 -0.2 0.4 1.0 0.6 0.2 -0.2 -0.6 4.4

TABLE 5.3 : lags et lagsPlus1 d’une VM à ordonnancement donné
avec une utilisation de 0.6

le lag de base à celui de la section, dès que la somme est positive, continuer le dépla-
cement d’instant d’exécution éloignerait l’ordonnancement d’un ordonnancement
P-fair, puisque le lag à chaque instant serait plus éloigné de 0. Continuer d’analyser
cette section n’a alors plus d’intérêt et la section suivante peut alors être étudiée.

Nous proposons d’étudier les Tables 5.2 et 5.3 pour mettre en évidence l’impor-
tance de la variable somme. Dans ces tables, nous montrons sur la première ligne les
instants d’exécution de la VM. Sur la ligne suivante, nous montrons le calcul du lag
par rapport au premier ordonnancement donné. Sur la ligne suivante, nous mon-
trons dans la Table 5.2 le résultat du tableau lagsMoins1 et dans la Table 5.3 le résul-
tat du tableau lagsPlus1. Nous montrons ensuite les résultats des variables somme
dans la Table 5.2 et 5.3 débutant au premier indice où il est important de calculer la
somme, à savoir le premier indice où le lag est supérieur à 0.5 dans la Table 5.2 et
le premier indice où le lag est inférieur à −0.5 pour la Table 5.3. Ce résultat est dû à
l’optimisation précédente. Les lignes suivantes montrent le nouvel ordonnancement
obtenu grâce à des déplacements d’instants d’exécution à partir de l’indice 2 pour
les deux tables ainsi que le lag associé.

La dernière colonne de ces deux tables correspond à la valeur absolue de la
somme totale des lags. Elle permet de mettre en avant si nous nous approchons
d’un ordonnancement P-fair ou non : plus le résultat est proche de 0 et plus l’ordon-
nancement est proche d’un ordonnancement P-fair. Cette colonne est ainsi utilisée à
chaque ligne où les lags sont présents.

Commençons par la Table 5.2. Dans cette table, nous montrons un ordonnan-
cement déjà établi pour une VM avec une utilisation de 0.4 et son lag associé. La
somme totale absolue du lag est ainsi de 5.8. D’après la variable somme3, la meilleure
amélioration du lag est ainsi d’effectuer un déplacement d’instant d’exécution entre
l’indice 2 et 5. Cela est d’autant plus justifié que le lag à l’instant 6 est inférieur à 0.5,
celui-ci étant de 0.4. Nous montrons ensuite l’ordonnancement effectué après dépla-
cement d’instant d’exécution et son lag associé. Cette fois, la somme totale absolue
est de 3.6, ce qui nous rapproche donc d’un ordonnancement P-fair.

Dans la Table 5.3, nous cherchons à montrer l’importance d’effectuer le déplace-
ment d’instant d’exécution sur les indices qui donnent à la variable somme le plus
grand résultat et non d’uniquement se fier aux lags de référence qui peuvent reve-
nir sur des valeurs qui semblent ne pas être intéressantes à échanger (comme par
exemple 0 à l’instant 5 ou −0.4 à l’instant 6). Pour cela, nous commencerons par
montrer un déplacement d’instant d’exécution qui est effectué sur des indices où
les lags correspondent tous à des lags inférieurs à −0.5, à savoir des indices 2 à 4.
Cela a pour effet d’obtenir une somme totale absolue de 4.8, contre 6 sur l’ordon-
nancement de départ. En effet, si la variable somme reste négative, le déplacement
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d’instant d’exécution ne pourra pas approcher l’ordonnancement du modèle fluide
P-fair.

Nous montrons également sur la Table 5.3 l’importance d’effectuer un déplace-
ment d’instant d’exécution aux instants où la variable somme a la plus petite valeur.
En effet, nous montrons ici que la plus petite valeur où le déplacement d’instant
d’exécution est effectué est −2.2, à l’indice 8. C’est ce que nous montrons dans les
deux dernières lignes : le déplacement d’instant d’exécution pris en compte est donc
entre ces deux indices, 2 et 8, ce qui donne une somme totale absolue de 4.4 pour le
lag. Ainsi, plus la somme totale absolue est basse, plus l’ordonnancement se rappro-
chera d’un ordonnancement P-fair.

Une autre possibilité d’optimisation est de passer la boucle Ligne 7. Cette fois, la
condition pour passer la boucle dépend de l’indice précédent étudié. En effet, si par
exemple l’indice 3 indique un lag, comme montré dans la Table 5.3 de −1.2 et que
l’indice 2 indique un lag de −0.8, il est alors inutile de calculer la somme à partir
de l’indice 3. En effet, un déplacement d’instant d’exécution à partir de l’indice 2
apportera de meilleurs résultats, puisque la variable somme à partir de cet indice
aura un résultat plus petit et que nous cherchons à trouver le plus petit résultat.
Nous distinguons ainsi deux types de lags : les lags inférieurs à −0.5 et les lags
supérieurs à 0.5. Si deux lags pour des indices successifs sont du même type, il n’est
alors pas nécessaire d’effectuer la boucle Ligne 7.

Nous proposons maintenant un récapitulatif de toutes les optimisations qu’il est
possible d’effectuer pour arrêter des boucles entières ou pour passer à l’élément sui-
vant d’une boucle. Récapitulons les optimisations sur la boucle Ligne 7 :

• Si une autre VM est ordonnancée que celle étudiée.

• Si le lag est supérieur à −0.5 et inférieur à 0.5.

• Si le lag à l’instant t est du même type que le lag à l’instant t − 1, à savoir si
lag[t] < −0.5 et lag[t− 1] < 0.5 ou lag[t] > 0.5 et lag[t− 1] > 0.5.

Récapitulons les optimisations sur la boucle Ligne 10 :

• Si une autre VM est ordonnancée que celle étudiée.

• Si la variable Ligne 14 devient positive.

Nous pouvons également envisager d’autres optimisations :

• Si le lag est inférieur à −0.5, seul un déplacement arrière est possible, la VM
ne doit pas être exécutée à l’indice i et doit être exécutée à l’indice j, toutes les
autres possibilités peuvent être omises.

• Si le lag est supérieur à 0.5, seul un déplacement avant est possible, la VM doit
donc être exécutée à l’indice i et ne doit pas être exécutée à l’indice j, toutes les
autres possibilités peuvent être omises.

Une dernière optimisation est également possible, mais celle-ci ne concerne pas
directement l’algorithme. En effet, ici tous les calculs de lags proposés donnent des
résultats décimaux, puisque le lag dépend de l’utilisation de la VM, entre 0 et 1. Ce
type de calculs sur machine prennent beaucoup plus de temps que des calculs sur
des entiers. Il serait ainsi possible de modifier le calcul du lag pour que celui-ci ne
renvoie que des valeurs entières. Cela peut se faire facilement : l’utilisation de la
VM est connue. Et celle-ci a la plupart du temps un nombre limité de chiffres après
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la virgule. Il est alors possible d’identifier ce nombre n de chiffres, et d’obtenir un
facteur multiplicateur f = 10n. L’utilisation de la VM pourra ensuite également être
multipliée par ce facteur f . Le calcul du lag dans l’Algorithme 12 à la Ligne 4 devient
alors :

lags[i] = lags[i− 1] + Ui × f − ordoVM[i− 1]

Où Ui a déjà été multiplié par le facteur f . Les modifications supplémentaires
à apporter à l’Algorithme 11 sont moindres pour passer tous les calculs de lags en
opérations entières : les variables lagsPlus1 et lagsMoins1 ne se font plus en ajoutant
ou retirant 1 aux valeurs des lags, mais en ajoutant ou retirant f . Le seul autre chan-
gement concerne les optimisations déjà trouvées : les bornes ne seront plus −0.5 et
0.5 mais − f

2 et f
2 .

À l’aide de toutes ces optimisations, l’algorithme itératif présenté peut omettre
de nombreuses étapes et ainsi être bien plus rapide que prévu pour trouver un ré-
sultat. Toutes les optimisations ne sont pas présentées directement dans l’algorithme
pour des raisons de lisibilité. Après avoir vu les différentes étapes générales de l’al-
gorithme et comment l’optimiser, nous pouvons étudier les différentes manières de
le combiner avec les algorithmes précédents pour ordonnancer les VMs et ainsi ob-
tenir un plus grand nombre de VMs ordonnançables.

5.4 Combinaison des approches P-fair et harmonique

Dans cette section, nous proposons de voir les différentes possibilités pour utiliser
les algorithmes présentés, que ce soit l’algorithme du Chapitre 4 basé sur une ac-
tivation strictement périodique des VMs et des périodes d’activation harmoniques,
ou les algorithmes présentés dans les Section 5.2.1 et Section 5.2.2. Ces algorithmes
ont pour but de trouver un ordonnancement le plus proche d’un ordonnancement
P-fair, soit de manière la plus optimale, soit en trouvant un compromis entre temps
de calcul et résultat proche de P-fair, le tout de manière itérative, c’est-à-dire VM par
VM.

En effet, grâce à ces différents algorithmes proposés et ces différentes approches,
nous avons ainsi plusieurs façons de les combiner :

• Il est possible d’utiliser l’algorithme harmonique seul.

• Il est possible d’utiliser le problème d’optimisation linéaire seul.

• Il est possible d’utiliser l’algorithme proportionnel itératif seul.

• Il est possible de compléter l’algorithme harmonique avec le problème d’opti-
misation linéaire.

• Il est possible de compléter l’algorithme harmonique avec l’algorithme pro-
portionnel itératif.

Cela permet ainsi d’avoir différentes approches, selon les besoins et surtout se-
lon les jeux de tâches à ordonnancer au sein des VMs. Chaque approche peut ainsi
offrir avantages et inconvénients. L’approche harmonique seule permet d’obtenir un
résultat très rapidement, mais ne fonctionne en général que sur des jeux de tâches
à paramètres particuliers, du fait de l’harmonie sur les périodes des VMs. En effet,
l’harmonie ne peut fonctionner que lorsqu’il est possible de déterminer des para-
mètres harmoniques deux à deux pour les VMs, ce qui impose des jeux de tâches
avec des périodes et des échéances particulières.
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Pour le problème d’optimisation linéaire, celui-ci permettant d’obtenir un ordon-
nancement le plus proche de P-fair possible et prenant en compte les overheads, cette
approche devrait être la plus utilisée. Mais celle-ci prenant beaucoup trop de temps
pour trouver un résultat, il n’est pas possible de l’utiliser sur des systèmes réels en
dehors de calculateurs dédiés.

L’algorithme proportionnel itératif propose en revanche un bon compromis entre
le résultat s’approchant de P-fair et le temps de calcul. Il existe malgré tout plusieurs
inconvénients à cette solution. Le premier étant que les overheads ne sont pas di-
rectement inclus. Il serait possible de les intégrer, mais cela ne devrait rester qu’une
option à l’algorithme. En effet, le premier ordonnancement aléatoire trouvé par l’al-
gorithme doit alors prendre en compte les overheads. Pour pouvoir les prendre en
compte, il faut alors que le temps d’exécution à chaque exécution de la VM soit su-
périeur à une valeur définie par l’utilisateur. Par exemple, si l’utilisateur souhaite
que l’overhead ne représente qu’au maximum 25% du temps d’exécution de la VM,
chaque exécution doit être au minimum de 4 unités de temps. C’est ce temps mi-
nimal d’exécution que devra respecter le premier ordonnancement aléatoire trouvé.
Les déplacements d’exécution ne pourront également se faire qu’en prenant en compte
ce paramètre supplémentaire. Un tel comportement ne devrait être qu’une option,
puisque cet algorithme est itératif, à savoir qu’il traite les VMs une par une. Ainsi,
pour les dernières VMs, celles-ci devront être exécutées dans les espaces restants. Or,
si ceux-ci sont insuffisants, l’algorithme ne parviendra pas à satisfaire les conditions
sur les overheads.

Un autre inconvénient de cet algorithme est que, s’il est utilisé seul, les hyper-
périodes générées seront grandes. Or, puisque cet algorithme créé un nombre d’exé-
cution de la VM, qu’il n’est pas possible de déterminer à l’avance, le calcul du pire
temps de réponse des tâches peut être complexe du fait du grand nombre de candi-
dats d’instant critique.

Une autre raison qui pousserait à n’utiliser cette solution qu’en option est que
l’algorithme proportionnel itératif a été proposé pour compléter l’algorithme harmo-
nique, qui trouve en général un ordonnancement pour les premières VMs, mais pas
les dernières. Le but était ainsi de créer un algorithme pour compléter cette solution,
en s’approchant le plus possible de P-fair. L’utiliser en complétion de l’algorithme
harmonique impose que des VMs soient déjà ordonnancées. L’algorithme propor-
tionnel itératif devra alors trouver un ordonnancement pour les VMs suivantes dans
les temps libres laissés par les VMs déjà ordonnancées. Puisque le but est de s’ap-
procher d’un ordonnancement P-fair et que des VMs sont déjà ordonnancées, s’ap-
procher d’un ordonnancement P-fair implique de compenser les temps où la VM ne
peut pas être exécutée en l’exécutant de nombreuses fois d’affilée selon son utilisa-
tion. C’est pour cela que l’intégration des overheads sur cet algorithme ne devrait
être qu’une option.

Nous montrons également, à travers des exemples, que ces approches ne sont pas
comparables. Nous donnons ainsi quatre exemples à l’aide de deux jeux de tâches en
testant les différentes possibilités, à savoir l’approche harmonique combinée à l’ap-
proche proportionnelle itérative et l’approche proportionnelle itérative seule. Ces
différents exemples sont décrits à partir des Tables 5.4 et 5.5 qui présentent deux
jeux de tâches différents, répartis en quatre VMs. Les paramètres des tâches sont
ainsi définis dans chaque table respectivement, tout comme la VM dans laquelle
chaque tâche doit être exécutée. Nous considérons, à travers ces exemples pour des
raisons de lisibilité, que les overheads des VMs sont égaux à 0. Les algorithmes ne
seront pas détaillés, mais les résultats seront donnés.
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VM Tâche Ci Ti Di
ρ1 τ1 1 20 11
ρ2 τ2 1 15 20
ρ2 τ3 2 15 30
ρ3 τ4 3 30 30
ρ3 τ5 4 40 80
ρ4 τ6 3 20 20

TABLE 5.4 : Jeu de tâches complet pour chaque VM du premier
exemple

Exemple de l’approche harmonique combinée à l’approche proportionnelle
itérative sur le jeu de tâches Table 5.4 : pour ce jeu de tâches, la période minimale
est ici fixée à 4, puisque 4 VMs sont présentes dans le système et que l’overhead est
fixé à 0. La période maximale est ici fixée à :

T1
max ≤

⌊
11− 1
1− 1

20

⌋
T1

max ≤ 10

Les deux paramètres T1
min = 4 et T1

max = 10 sont ainsi utilisés par l’Algorithme 2.
Les résultats obtenus par cet algorithme sont ρ1(C1 = 1, T1 = 4). Les paramètres
de la VM ρ1 étant maintenant connus, il est possible d’utiliser l’Algorithme 3 pour
trouver le plus de VMs qu’il est possible d’ordonnancer de manière harmonique.
Cet algorithme trouve comme résultats pour la VM ρ2 les paramètres C2 = 2 et
T2 = 8. À titre informatif, la variable C3

test trouvée est de 4, or puisque T1 − C1 = 3,
ce paramètre n’est pas valable.

Nous utilisons ensuite l’Algorithme 4 pour trouver l’ordonnancement des VMs
avec paramètres, à savoir ρ1 et ρ2. Ici l’ordonnancement est donné sur une hyper-
période de 8, les VMs étant harmoniques. L’ordonnancement correspondant est : la
VM ρ1 est exécutée aux instants 0 à 1 et 4 à 5 et la VM ρ2 aux instants 1 à 3.

Il ne reste maintenant plus qu’à utiliser l’Algorithme 9 pour trouver l’ordonnan-
cement des deux autres VMs ρ3 et ρ4. Pour cela, l’algorithme a besoin en entrée
des utilisations des deux VMs, ainsi que de l’ordonnancement déjà obtenu pour les
autres VMs et du temps maximum sur lequel l’ordonnancement doit être trouvé,
correspondant à l’hyper-période des VMs et des tâches.

Commençons par calculer les utilisations des VMs. Tout d’abord, nous devons
connaître l’utilisation des VMs déjà ordonnancées, à savoir 1

4 = 0.25 pour ρ1 et 2
8 =

0.25 pour ρ2. L’utilisation du jeu de tâches de la VM ρ3
τ est égale à 3

30 + 4
40 = 1

5 .
L’utilisation du jeu de tâches de la VM ρ4

τ est égale à 3
20 .

Ainsi, d’après l’Équation 5.14, U3 vaut :

U3 =
U3

τ

∑
ρk∈ρn

Uk
τ

× (1− ∑
ρk∈ρo

Uk)

=
1
5

1
5 +

3
20

× (1− 1
4
− 2

8
)

=
2
7
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Et U4 vaut :

U4 =
U4

τ

∑
ρk∈ρn

Uk
τ

× (1− ∑
ρk∈ρo

Uk)

=
3
20

1
5 +

3
20

× (1− 1
4
− 2

8
)

=
3

14

Un dernier paramètre reste à déterminer en entrée de l’algorithme, le temps maximal
sur lequel l’ordonnancement doit être trouvé. Les utilisations étant connues, nous
pouvons alors utiliser le plus petit commun multiple entre les périodes des VMs
avec paramètres et les périodes virtuelles (à savoir le dénominateur dans la forme
fractionnaire de l’utilisation).

Ainsi le dernier paramètre inconnu tmax est :

tmax = ppcm(4, 8, 7, 14) = 56

Où ppcm est la fonction permettant de calculer le plus petit commun multiple.
Avec ces utilisations données aux VMs, en s’approchant d’un ordonnancement

P-fair à l’aide de l’Algorithme 9, l’ordonnancement donné aux VMs fait que toutes
les tâches de ρ3 et ρ4 respectent leurs échéances. L’exemple n’est pas donné en entier
pour des raisons de lisibilité, mais les échéances sont bien respectées.

Exemple de l’approche proportionnelle itérative seule sur le jeu de tâches Table 5.4 :
Reprenons les jeux de tâches de la Table 5.4, mais en n’utilisant cette fois que l’ap-
proche proportionnelle itérative et non l’algorithme harmonique. Commençons donc
par les calculs d’utilisations :

U1 =
U1

τ

∑
ρk∈ρn

Uk
τ

× (1− 0)

=
1
20

1
20 +

1
5 +

1
5 +

3
20

=
1
12

U2 =
U1

τ

∑
ρk∈ρn

Uk
τ

× (1− 0)

=
1
5

1
20 +

1
5 +

1
5 +

3
20

=
1
3
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VM Tâche Ci Ti Di
ρ1 τ1 8 20 15
ρ2 τ2 1 15 20
ρ2 τ3 2 15 30
ρ3 τ4 3 50 50
ρ3 τ5 1 25 35
ρ4 τ6 1 20 20

TABLE 5.5 : Jeu de tâches complet pour chaque VM du second
exemple

U3 =
U1

τ

∑
ρk∈ρn

Uk
τ

× (1− 0)

=
1
5

1
20 +

1
5 +

1
5 +

3
20

=
1
3

U4 =
U1

τ

∑
ρk∈ρn

Uk
τ

× (1− 0)

=
3

20
1
20 +

1
5 +

1
5 +

3
20

=
1
4

Nous obtenons ainsi ces quatre utilisations : U1 = 1
12 , U2 = 1

3 , U3 = 1
3 et U4 = 1

4 .
Le tmax obtenu est ainsi de :

tmax = ppcm(12, 3, 4) = 12

Commençons par l’ordonnancement donné à ρ1 par l’Algorithme 9. Peu importe
l’ordonnancement trouvé, cette VM ne pourra être ordonnancée qu’une seule fois
toutes les 12 unités de temps, l’hyper-période étant de 12 et son utilisation de 1

12 . La
tâche τ1(1, 20, 11) ne peut donc pas respecter son échéance, celle-ci étant de 11 et ne
pouvant être exécutée que toutes les 12 unités de temps.

Exemple de l’approche proportionnelle itérative seule sur le jeu de tâches Table 5.5 :
Pour les exemples suivants, nous utilisons le jeu de tâches donné par la Table 5.5.
Pour y appliquer l’algorithme proportionnel itératif, il nous faut alors les utilisa-
tions des VMs. Pour commencer, ils nous faut l’utilisation du jeu de tâches associé à
chaque VM. Nous obtenons ainsi : U1

τ = 8
20 , U2

τ = 1
15 +

2
15 = 1

5 , U3
τ = 3

50 +
1

25 = 1
10 et

U4 = 1
20 . Comme précédemment, nous calculons les utilisations données aux VMs à

l’aide de l’Équation 5.14 :
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U1 =
U1

τ

∑
ρk∈ρn

Uk
τ

× (1− 0)

=
8

20
8

20 +
1
5 +

1
10 +

1
20

=
8
15

U2 =
U1

τ

∑
ρk∈ρn

Uk
τ

× (1− 0)

=
1
5

8
20 +

1
5 +

1
10 +

1
20

=
4
15

U3 =
U1

τ

∑
ρk∈ρn

Uk
τ

× (1− 0)

=
1

10
8

20 +
1
5 +

1
10 +

1
20

=
4
30

U4 =
U1

τ

∑
ρk∈ρn

Uk
τ

× (1− 0)

=
1

20
8

20 +
1
5 +

1
10 +

1
20

=
1
15

Dans ce cas, tmax est égal à :

tmax = ppcm(15, 30) = 30

Nous pouvons maintenant tester l’Algorithme 9. Pour des raisons de place, et
l’algorithme commençant par trouver un ordonnancement aléatoire, nous ne le dé-
roulerons pas ici, mais nous présentons le résultat de cet algorithme dans la Fi-
gure 5.1.
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ρ1

0 5 10 15 20 25 30

ρ2

0 5 10 15 20 25 30

ρ3

0 5 10 15 20 25 30

ρ4

0 5 10 15 20 25 30

ρ

0 5 10 15 20 25 30

FIGURE 5.1 : Ordonnancement approchant de P-fair donné par l’Al-
gorithme 9 d’après le jeu de tâches de la Table 5.5

Comme nous le voyons dans cette figure, s’approcher d’un ordonnancement P-
fair de manière itérative permet également de s’approcher d’un ordonnancement
P-fair pour toutes les VMs. Le nombre de candidats d’instant critique étant élevé
pour chaque VM, nous ne montrerons pas les calculs de temps de réponse pour
chaque tâche dans chaque VM, mais un tel ordonnancement garantit bien le respect
de toutes les échéances des tâches.

Exemple de l’approche harmonique seule sur le jeu de tâches Table 5.5 : Dans
ce dernier exemple, nous cherchons à utiliser l’approche harmonique sur le même
jeu de tâches de la Table 5.5 sur lequel l’approche proportionnelle itérative a pu
trouver un résultat. Nous devons donc utiliser l’Algorithme 2.

Pour cela, nous avons besoins de T1
min et T1

max. L’overhead étant à 0 et le système
contenant quatre VMs, T1

min est donc de 4. La période maximale est calculée ainsi :

T1
max ≤

⌊
15− 8
1− 8

20

⌋
T1

max ≤ 11

Nous pouvons ensuite utiliser l’Algorithme 2. Le problème ici est qu’avec de telles
périodes minimales et maximales, l’algorithme ne peut pas trouver de paramètres
pour la VM ρ1 qui respecte l’échéance de la tâche τ1. En effet, l’algorithme teste
d’abord une première fois avec les paramètres ρ1(2, 4), ce qui donne un temps de
réponse de 16 unités de temps pour τ1. L’itération suivante teste avec les paramètres
ρ1(3, 7), ce qui donne un temps de réponse de 20. L’itération suivante teste ρ1(4, 9)
et le temps de réponse est de 18, et enfin la dernière itération teste les paramètres
ρ1(4, 10), ce qui donne un temps de réponse de 20. L’algorithme 2 ne peut ainsi pas
trouver de paramètres convenables pour la VM ρ1.

À travers tous ces exemples nous avons réussi à montrer que ces algorithmes ne
sont pas comparables. En effet, pour le jeu de tâches de la Table 5.4, l’algorithme har-
monique complété par l’approche proportionnelle itérative peut ordonnancer le jeu
de tâches alors que l’approche proportionnelle itérative seule ne peut l’ordonnancer.
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FIGURE 5.2 : Taux de succès de la combinaison des algorithmes pro-
portionnels itératifs et harmoniques en fonction de l’utilisation

Nous avons également montré à l’aide de la Table 5.5 que sur ce système, seul l’ap-
proche proportionnelle itérative permet de respecter les échéances des tâches alors
que l’approche harmonique ne le permet pas.

Ainsi, aucun algorithme ne surpasse l’autre, et nous avons ainsi proposé diffé-
rentes approches pour ordonnancer le plus de systèmes possibles. Pour un système
donné, il est ainsi possible de tester les différentes approches pour déterminer si
l’une d’elles peut répondre aux contraintes temporelles des tâches.

Une dernière étape reste nécessaire pour vérifier l’efficacité de la combinaison
des algorithmes : des simulations pour évaluer le taux de succès de la combinai-
son de l’algorithme proportionnel itératif sur les VMs non ordonnancées par l’algo-
rithme harmonique. Pour cela, nous reprenons les mêmes simulations et la même
génération de tâches, ainsi que les mêmes systèmes, tels que définis dans les simu-
lations de la Section 4.4.

Il s’agit donc de systèmes à quatre VMs où sont répartis quatre jeux de tâches.
Leur utilisation est fixée entre 0.1 et 0.2 pour les trois premiers et entre 0.3 et 0.4 pour
le dernier. Plus de détails sur la génération des tâches sont donnés dans la Section 7.1
et plus de détails sur l’algorithme utilisé pour les simulations sont donnés dans la
Section 7.2 du Chapitre 7. Les résultats sont ainsi donnés dans la Figure 5.2.

Dans cette figure, nous obtenons un taux de succès décroissant, débutant à un
peu plus de 60% de jeux de tâches ordonnançables et décroissant pour s’approcher
de 0% en approchant une utilisation de 1. Pour des systèmes à quatre VMs et avec
une telle charge, les résultats peuvent être considérés comme satisfaisants, mais nous
avons cherché à augmenter encore ce taux de succès.
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Pour cela, nous proposons de nouveaux algorithmes au second niveau hiérar-
chique pour permettre d’ordonnancer encore plus de systèmes avec ces simples ap-
proches. Il sera ainsi possible de combiner ces différents algorithmes d’ordonnan-
cement au premier niveau, avec en plus un nouvel algorithme d’ordonnancement
pour le second niveau : l’algorithme d’ordonnancement Dual Priority.
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Chapitre 6

Amélioration de l’ordonnançabilité
des tâches dans des VMs
hypervisées : Dual Priority (en
agissant sur le second niveau
uniquement)

Dans ce chapitre, nous montrons une nouvelle façon d’ordonnancer les tâches au
second niveau. Nous utilisons ici Dual Priority. Elle permet d’aller plus loin que
la priorité fixe, qui n’a qu’une seule priorité et a des propriétés proches de celles
d’Earliest Deadline First (EDF). En effet, au niveau des tâches, deux priorités sont
alors utilisées pour chaque tâche, et une échéance intermédiaire est définie pour
savoir quand passer d’une bande de priorité à l’autre. Habituellement, Dual Priority
est utilisée dans un contexte sans hypervision. Nous étudions d’abord ce contexte
avant de l’amener vers un modèle hypervisé hiérarchique à deux niveaux.

Pour cela, nous utilisons dans ce chapitre un contexte de tâches synchrones pé-
riodiques. En effet, pour Dual Priority, le pire cas n’est pas connu. C’est donc ce
contexte qui sera retenu, celui-ci étant un candidat d’instant critique dans notre mo-
dèle pour RM (voir Définition 42 du Chapitre 3). Pour rappel, les candidats sont
quand toutes les tâches sont synchrones puis lancées de manière périodique à la fin
d’une exécution de la VM.

Concernant la partie sur Dual Priority sans modèle hiérarchique, nous commen-
çons par définir tous les concepts pour l’ordonnancement Dual Priority ainsi que
son algorithme le plus utilisé pour définir les nouveaux paramètres des tâches (les
deux priorités et l’échéance intermédiaire) : First Deadline Miss Strategy (FDMS).
Cet algorithme étant gourmand en ressources de calcul et en mémoire pour obtenir
un résultat, nous proposons également une autre approche, bien plus rapide pour
calculer les paramètres des tâches mais avec un taux de succès moins élevé, à savoir
Reverse Rate Monotonic (RM−1)/RM. Nous proposons ensuite d’y intégrer les ove-
rheads avant de voir les gains obtenus grâce à Dual Priority en l’intégrant dans un
modèle hiérarchique à deux niveaux.
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6.1 Concept de Dual Priority

Dans cette section, nous commençons par définir plus formellement l’algorithme
Dual Priority. Nous définissons également les bases et quelques définitions associées
à cet algorithme, qui impose un nouveau modèle de tâches. Nous expliquons égale-
ment en quoi cet algorithme peut être important et pourquoi celui-ci sera utilisé au
cours de la thèse.

Tout d’abord, commençons par présenter le modèle de tâches associé à l’algo-
rithme Dual Priority. Ce modèle a été présenté pour la première fois dans [31] pour
répondre à un problème : l’optimalité des algorithmes d’ordonnancement préemp-
tifs à priorité fixe au niveau des tâches est restreinte par rapport aux algorithmes
d’ordonnancement à priorité fixe au niveau des travaux (voir Chapitre 2). En parti-
culier, dans le cas de tâches à échéances sur requête, l’ordonnancemement RM, bien
qu’optimal n’atteint pas le niveau d’ordonnançabilité d’EDF (100%).

Une condition seulement suffisante existe pour RM (voir état de l’art Chapitre 2) :

U ≤ n×
(

2
1
n − 1

)
Cette condition suffisante permet seulement de conclure que tout jeu de tâches

ayant une utilisation inférieure à ln(2)>0.69 est ordonnançable avec RM. On ne peut
pas conclure sur l’ordonnançabilité du jeu de tâches si ln(2) < U ≤ 1.

Comme présenté dans l’état de l’art (Chapitre 2, Section 2.2), il existe un seuil
moyen d’ordonnançabilité pour RM situé à une utilisation de 0.88.

Les ordonnanceurs à priorité fixe au niveau des tâches sont simples et moins
coûteux : il suffit de déterminer, en fonction de la priorité assignée à la tâche, a priori
quelle instance de tâche exécuter, celle-ci étant connue.

C’est à partir de ce constat que les recherches sur l’algorithme Dual Priority ont
débuté. En effet, le but de cette classe d’algorithme est de gagner en ordonnançabilité
par rapport aux algorithmes à priorité fixe au niveau des tâches en proposant un
ordonnancement qui n’utilise non plus une seule priorité fixe au niveau des tâches
mais deux. Pour cela, il est également nécessaire d’ajouter un autre paramètre : une
échéance intermédiaire de promotion pour passer d’une priorité fixe à l’autre.

Pour l’ordonnancement Dual Priority, une tâche τi se définit ainsi :

τi(Ci, Ti, Di, P1
i , P2

i , Si)

Où les premiers paramètres Ci, Ti et Di sont les paramètres classiques d’une tâche
temps réel (voir Chapitre 2), respectivement le WCET, la période et l’échéance rela-
tive de la tâche. En revanche, les nouveaux paramètres sont les deux nouvelles prio-
rités fixes, à savoir P1

i et P2
i . Un nouveau paramètre fait également son apparition :

il s’agit de Si. Ce paramètre représente une échéance intermédiaire relative à la date
d’activation également appelée échéance de promotion à partir de laquelle l’instance
de la tâche change de priorité et passe de la priorité P1

i à P2
i . La priorité d’une tâche

est d’autant plus grande que sa valeur est faible (la plus haute priorité correspond à
la valeur 1).

Nous définissons ainsi deux priorités pour une tâche τi. Une première, de priorité
basse, égale à P1

i et une de haute priorité égale à P2
i de telle sorte que :

∀τi ∈ τ, P1
i < P2

i
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Tâche Ci Ti Di P1
i P2

i Si
τ1 3 6 6 4 1 6
τ2 2 8 8 5 2 8
τ3 3 12 12 6 3 10

TABLE 6.1 : Jeu de tâches complet pour Dual Priority

Concernant l’échéance intermédiaire Si d’une tâche τi, celle-ci est définie par :

0 ≤ Si ≤ Di

Nous supposons également que les priorités avant et après promotion sont affec-
tées par bandes de priorité, i.e. toute priorité avant promotion est inférieure à toute
priorité après promotion :

max
τi∈τ

P1
i < min

τi∈τ
P2

i

Notons qu’une tâche peut être directement ordonnancée avec sa seconde priorité
P2

i lorsque Si = 0 ou celle-ci peut être ordonnancée uniquement à sa première prio-
rité P1

i lorsque Si = Di. Cela revient à une tâche à une seule priorité dans les deux
cas.

Concernant l’implémentation d’une telle classe d’algorithme, deux solutions sont
proposées : soit le noyau du Real-Time Operating System (RTOS) propose directe-
ment d’avoir deux priorités pour les tâches, soit il doit pouvoir changer les priori-
tés des tâches en cours d’exécution. Ces deux implémentations restent plus légères
qu’une implémentation d’EDF. En effet, pour l’algorithme Dual Priority, un seul ti-
mer est nécessaire pour gérer le basculement d’une priorité fixe à une autre.

En revanche, l’algorithme EDF a de nombreux inconvénients qui ne sont pas vi-
sibles du point de vue théorique. En effet, pour commencer, un système avec ordon-
nanceur à priorité fixe au niveau des instances de tâches doit contenir plus d’infor-
mations et est donc plus gourmand en mémoire. À chaque activation d’une instance,
la priorité d’une instance de tâche, égale à son échéance absolue, doit être définie. En
fonction du nombre de bits alloués au codage de l’échéance absolue définie en réfé-
rence à un instant 0, origine des temps, il peut être nécessaire de changer l’origine
des temps pour que la valeur des échéances absolues reste codable. Cela revient, si
l’opération est faite à un instant t, à retirer à l’ensemble des instances en cours t à
la valeur des échéances absolues. Lorsque l’opération est trop souvent répétée, cela
peut devenir coûteux en temps de calcul.

Nous commençons par montrer les avantages d’un tel type de l’ordonnancement
Dual Priority à travers un exemple. Le jeu de tâches est défini dans la Table 6.1. À
partir de ce système, nous présentons deux ordonnancements différents : un pre-
mier, utilisant RM (Figure 6.1) et un second, reprenant les paramètres de la Table 6.1
pour l’ordonnancement Dual Priority (Figure 6.2).
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FIGURE 6.1 : Ordonnancement du jeu de tâches de la Table 6.1 en RM

Dans la première figure, nous montrons que l’ordonnancement avec RM échoue
à l’instant 12 pour la tâche τ3. En effet, celle-ci n’a pu être exécutée que deux fois
alors que son WCET est de 3. Ainsi, l’ordonnancement RM ne peut pas respecter les
échéances de toutes les tâches pour un tel système.

τ1

0 5 10 15 20

τ2

0 5 10 15 20

τ3

0 5 10 15 20

τ

0 5 10 15 20

FIGURE 6.2 : Ordonnancement du jeu de tâches de la Table 6.1 en
Dual Priority

En revanche, si nous considérons Dual Priority, comme dans la Figure 6.2, nous
pouvons voir que le jeu de tâches respecte ses échéances. Le jeu de tâches décrit
dans la Table 6.1 donne ainsi une échéance intermédiaire S3 pour la tâche τ3 de 10.
Les autres tâches ont un Si égal à la période Ti, ces deux tâches n’ont donc en réalité
qu’une seule priorité, le passage à la priorité la plus haute étant au même instant
où une nouvelle instance de tâche est créée. Nous montrons les échéances inter-
médiaires S3 de la tâche τ3 dans la Figure 6.2 aux instants 10 et 22 à l’aide d’une
ligne brisée. Nous utilisons une ligne brisée pour représenter les échéances intermé-
diaires, si besoin, à travers les prochaines figures. Nous montrons dans la Figure 6.2
une exécution complète du jeu de tâches sur une durée égale à l’hyper-période du
jeu de tâches (24). Nous montrons ainsi que grâce à ce simple changement (ajouter
une échéance intermédiaire à τ3 de 10), le jeu de tâches devient ordonnançable avec
Dual Priority.

Nous montrons ainsi à travers ces deux exemples l’intérêt de Dual Priority par
rapport à RM : il permet d’ordonnancer des jeux de tâches à utilisation plus élevée,
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allant jusqu’à 100%. Dès la première présentation de Dual Priority en 1993, il était
conjecturé que Dual Priority pouvait ordonnancer n’importe quel jeu de tâches à
échéances sur requêtes ayant une utilisation inférieure ou égale à 100% ([31]). Cette
conjecture a été prouvée pour un jeu de tâches de deux tâches en 2010 ([32]). Nous
verrons par la suite que cette conjecture a été depuis peu réfutée pour un nombre de
tâches plus grand que deux à l’aide d’un contre-exemple montré dans [54].

Pour comparer Dual Priority, nous introduisons une classe d’algorithme plus gé-
nérale que Dual Priority appelée m-Priority ([67]). Il s’agit non plus de n’avoir que
deux priorités fixes au niveau des tâches mais m priorités fixes au niveau des tâches.

Priorité

Tempsti ti + 1 t ti + Di

Di

ti + Di − 1

ti + Di − t

0

FIGURE 6.3 : Transformation des priorités d’une tâche τi activée à
l’instant ti pour correspondre aux m-priorités de EDF

Nous montrons dans la Figure 6.3 comment transformer EDF en un algorithme
à maxτi∈τ(Di) priorités fixes au niveau des tâches. Dans cette figure, une instance
de la tâche τi est activée à un instant ti. La priorité donnée par EDF pour cette ins-
tance correspondant à son échéance absolue ti + Di. La priorité fixe attribuée à cette
instance à un instant t est alors ti + Di − t. Si cette instance est maintenant ordon-
nancée par un algorithme m-Priority, avec Di priorités fixes pour l’instance de τi
de telle sorte que sa priorité fixe soit égale à Di à son activation, et que sa priorité
fixe soit décrémentée de 1 à chaque unité de temps, alors l’ordonnancement obtenu
est équivalent à EDF. En effet, pour deux instances des tâches τi et τj à tout instant
t, ti + Di < tj + Dj ⇔ ti + Di − t < tj + Dj − t. Ainsi l’ordonnancement obtenu
par EDF est strictement équivalent à l’ordonnancement obtenu par un algorithme
maxτi∈τ(Di)− Priority.

En effet, si la plus grande échéance relative est connue, il est alors possible avec
un ordonnancement maxτi∈τ(Di)− Priority de reproduire un ordonnancement EDF.
Cependant, faire évoluer la priorité fixe des travaux selon l’algorithme maxτi∈τ(Di)−
Priority à chaque tick d’horloge n’est pas nécessaire tant qu’une nouvelle instance
de tâche n’est pas activée. Nous nous posons alors cette question : «est-il possible
de voir EDF comme un cas particulier d’algorithme Dual Priority?». Ce qui revien-
drait à montrer que pour toute instance de tâches, au maximum un seul changement
de priorité est nécessaire avec l’ordonnancement maxτi∈τ(Di)− Priority pour repro-
duire le comportement d’EDF.
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FIGURE 6.4 : Ordonnancement du jeu de tâches τ1(1, 4, 4),
τ2(2, 15, 15) et τ3(14, 23) avec deux promotions

Nous montrons dans la Figure 6.4 qu’EDF ne peut pas être traduit en un algo-
rithme Dual Priority mais doit être traduit en un algorithme 3-Priority, conduisant à
deux promotions au minimum pour être ordonnançable.

En effet, comme nous pouvons le voir, la tâche τ3 a une priorité inférieure à celle
de τ1 et τ2 jusqu’à l’instant 15. De l’instant 15 à 20, la priorité de τ3 est uniquement
inférieure à celle de τ1 et est supérieure à celle de τ2. En revanche, de l’instant 20
à 23 la tâche τ3 a la plus grande priorité. Ainsi, pour qu’un ordonnancement m −
Priority soit équivalent à EDF, il faudrait au moins trois priorités différentes et deux
promotions. Ce qui permet de conclure qu’il n’est pas toujours possible de traduire
EDF en un algorithme Dual Priority.

Concernant Dual Priority, deux problèmes restent ensuite à déterminer : com-
ment choisir les différentes priorités et quelle valeur donner aux échéances intermé-
diaires. Une première méthode, non formelle, a d’abord été proposée pour répondre
à ce problème. Pour résumer, les priorités sont assignées dans l’ordre RM pour la
bande basse et dans l’ordre RM pour la bande haute.

Concernant l’échéance intermédiaire, celle-ci est trouvée de manière itérative :
le jeu de tâches est d’abord initialisé avec des échéances intermédiaires égales à la
période pour toutes les tâches du jeu de tâches. Une simulation de l’ordonnancement
ainsi obtenu est ensuite faite jusqu’à ce qu’une échéance soit manquée. La tâche
pour laquelle l’échéance est manquée voit ainsi son échéance intermédiaire diminuer
jusqu’à ce que l’instance soit ordonnançable. Les simulations sont ensuite itérées
avec ces nouveaux paramètres jusqu’à ce qu’aucune échéance ne soit manquée ou
qu’il ne soit pas possible de diminuer davantage l’échéance arbitraire (donc Si = 0).
Cette méthode sera ensuite formalisée dans la Section 6.2 sous le nom de FDMS.

En 2019, [54] montre que l’algorithme Dual Priority n’est pas optimal dans le cas
général. Différents exemples ont été trouvés de manière exhaustive en testant sur
chaque exemple toutes les possibilités d’assignements de priorités ainsi que toutes
les possibilités d’échéances arbitraires. Trois exemples sont relevés avec des proprié-
tés différentes :

• Un premier jeu de tâches décrit par la Table 6.2 n’a aucune attribution de pa-
ramètres pour être ordonnançable par Dual Priority.

• Un second jeu de tâches pour lequel il n’existe aucun assignement de priorités
RM pour la première bande de priorité qui rend le jeu de tâches ordonnançable
(Table 6.3).



132
Chapitre 6. Amélioration de l’ordonnançabilité des tâches dans des VMs

hypervisées : Dual Priority (en agissant sur le second niveau uniquement)

Tâche Ci Ti Di
τ1 8 19 19
τ2 13 29 29
τ3 9 151 151
τ4 14 197 197

TABLE 6.2 : Jeu de tâches dont aucun paramètre ne peut être ordon-
nançable en utilisant Dual Priority

Tâche Ci Ti Di P1
i P2

i Si
τ1 13 29 29 4 0 13
τ2 17 47 47 5 1 17
τ3 4 89 89 7 2 42
τ4 28 193 193 6 3 139

TABLE 6.3 : Jeu de tâches ordonnançable en Dual Priority mais dont
aucun assignement de priorités effectué par RM pour la première

bande de priorités n’est ordonnançable

• Un troisième jeu de tâches pour lequel il existe un assignement de priorités où
RM est utilisé pour les deux bandes de priorités mais qui n’est pas ordonnan-
çable en utilisant FDMS (Table 6.4).

[54] montre également que la procédure FDMS n’est pas optimale pour l’attribu-
tion des échéances intermédiaires de promotion. Pour trouver des contre exemples,
il a fallu partir de jeux de tâches aléatoires sur lesquels toutes les possibilités d’as-
signement de priorités et toutes les échéances intermédiaires ont été testées. Étant
donné la complexité et le temps de calculs pour trouver ces exemples, cela explique
que la conjecture sur l’optimalité de Dual Priority soit restée sans réponse pendant
des années. Un autre facteur joue également : les jeux de tâches permettant de ré-
futer l’optimalité de Dual Priority sont extrêmement rares. On parle alors de quasi-
optimalité de Dual Priority.

D’autres propriétés contre-intuitives ont en revanche été vérifiées. Parmi ces pro-
priétés, certaines rendent une analyse de ce modèle difficile en dehors des simula-
tions. La première propriété concerne les candidats d’instant critique (comme défini
dans la Section 3.2 du Chapitre 3).

Propriété 2 (Candidat d’instant critique synchrone)
Pour un jeu de tâches donné, le scénario synchrone ne donne pas nécessairement un candidat
d’instant critique. Il n’est ainsi pas possible de déterminer des candidats d’instant critique.

Tâche Ci Ti Di P1
i P2

i Si
τ1 6 11 1 4 0 5
τ2 6 20 20 5 1 3
τ3 4 46 46 6 2 24
τ4 5 74 74 7 3 35

TABLE 6.4 : Jeu de tâches ordonnançable avec un assignement de
priorités RM pour la première bande de priorité et la seconde mais

dont les paramètres ne peuvent pas être trouvés par FDMS
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Propriété 3 (Temps de réponse de la première instance de tâche)
La première instance de tâche ne donne pas nécessairement le temps de réponse le plus élevé
dans un scénario synchrone.

Définition 55 (Période d’étude)
La période d’étude d’un système correspond au temps pendant lequel le système doit être
étudié pendant une simulation pour déterminer si toutes les échéances des tâches sont res-
pectées.

Propriété 4 (Période d’étude pour Dual Priority)
La période d’étude pour Dual Priority dans le scénario synchrone ne s’arrête pas nécessai-
rement à la première période d’inactivité du processeur (c’est-à-dire au premier moment où
aucune instance de tâche n’est à exécuter), contrairement à RM ([110]) ou EDF ([152]).

Démonstration. Nous prouvons ces trois propriétés à travers un exemple donné par
la Figure 6.5. Nous montrons deux sous-figures dans lesquelles le même jeu de
tâches, à savoir τ1(1, 4, 3, 1, 4) et τ2(3, 6, 4, 2, 1), est exécuté une première fois sans
offset (Figure 6.5a) et une deuxième fois avec un offset de 1 pour τ1 (Figure 6.5b).
Pour les Propriétés 2 et 3, nous n’utilisons que la Figure 6.5a. En effet, nous montrons
dans cette figure que le temps de réponse de la tâche τ1 est de 1 pour la première et
la seconde instance de tâche. En revanche, le temps de réponse passe à 2 pour la
troisième instance de tâche. Ainsi, dans un scénario synchrone, le temps de réponse
de la première instance de tâche n’est pas nécessairement le pire, donc, les candidats
d’instant critique ne sont pas connus. De plus, nous montrons dans la Figure 6.5b
que dans un scénario non synchrone, avec offset, le pire temps de réponse de τ1 est
de 3. Un scénario synchrone ne permet donc ni de déterminer un candidat d’instant
critique ni de déterminer le temps de réponse pire cas d’une tâche.

Pour la Propriété 4, nous montrons dans la Figure 6.5a qu’à l’instant 5 aucune
instance de tâche n’est exécutée. Or à cet instant, seules la première et la seconde
instance de tâches ont été exécutées pour τ1, alors que son pire temps de réponse est
donné par la troisième instance de tâche. La période d’étude du système n’est donc
pas donnée par le premier instant d’inactivité du processeur.
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(A) Ordonnancement Dual Priority synchrone
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(B) Ordonnancement Dual Priority avec offset de 1 sur τ1

FIGURE 6.5 : Ordonnancement du jeu de tâches composé de
τ1(1, 4, 3, 1, 4) et τ2(3, 6, 4, 2, 1) en Dual Priority

À travers ces différentes propriétés, nous pouvons finalement déterminer que
Dual Priority est un ordonnancement quasiment optimal, ce qui permet donc d’or-
donnancer un plus grand nombre de jeux de tâches qu’avec un ordonnancement où
les tâches ont des priorités fixes. En revanche, l’analyse d’un tel ordonnancement
est compliquée et se fera le plus souvent par simulation, et le choix des paramètres
des tâches pour appliquer Dual Priority peut être chronophage et peu de méthodes
sont proposées. C’est pour répondre à ces derniers problèmes que nous étudions par
la suite différents algorithmes permettant de déterminer les paramètres des tâches
pour Dual Priority, que ce soit les deux priorités des tâches ou leur échéance inter-
médiaire.

6.2 Algorithme FDMS avec RM/RM pour les priorités

Dans cette section, nous présentons maintenant un algorithme pour déterminer les
échéances intermédiaires des tâches pour l’ordonnancement Dual Priority. Les prio-
rités des tâches suivent l’ordre RM pour les deux bandes de priorités distinctes
(toutes les priorités après promotion sont supérieures aux priorités avant promo-
tion). Nous notons cet assignement de priorités Rate-Monotonic/Rate-Monotonic
(RM/RM). Cet algorithme ne permettant de trouver que les échéances arbitraires,
il serait possible de l’utiliser avec d’autres assignements de priorités, mais nous
conserverons RM/RM, celui-ci étant conjecturé au moment de l’étude comme op-
timal (et seulement quasi-optimal à ce jour). Les jeux de tâches sur lesquels les prio-
rités RM/RM et l’algorithme FDMS ne sont pas ordonnançables étant extrêmement
rares, cette approche sera appliquée.
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Comme expliqué dans la Section 6.1, cet algorithme fonctionne par simulations.
Une simulation doit donc être effectuée sur une hyper-période (cas synchrone), ce
qui selon les jeux de tâches peut être vite chronophage si l’hyper-période est élevée.
L’algorithme se compose de deux sous algorithmes : Algorithme 13 et 14.

Pour résumer les deux algorithmes, le premier, Algorithme 13 boucle jusqu’à
devoir s’arrêter en testant un jeu de tâches avec des échéances intermédiaires actua-
lisées. Ainsi, il s’arrête si les tâches n’ont pas pu avoir d’échéances intermédiaires
ou si le jeu de tâches est ordonnançable. Le second Algorithme 14, quant à lui, ac-
tualise toutes les valeurs des échéances arbitraires, si besoin, selon les résultats de la
simulation faite sur ce jeu de tâches.

Algorithme 13 : FDMS
Entrées : τ
Sorties : τ

1 booléen continuerSimu;
2 (continuerSimu, τ) = CalculEchanceIntermediaire(τ);
3 tant que continuerSimu = vrai et τ != ∅ faire
4 (continuerSimu, τ) = CalculEchanceIntermediaire(τ);

5 si τ = ∅ alors
6 retourner ∅;
7 sinon
8 retourner τ;

Commençons par décrire l’Algorithme 13. Cet algorithme ne prend qu’une en-
trée et qu’une seule sortie : le jeu de tâches. Plus précisément, il prend en entrée un
jeu de tâches Dual Priority, avec donc les deux priorités associées, qui seront ici ba-
sées sur RM/RM. De plus, les échéances intermédiaires sont ici égales à la période,
ainsi Si = Ti pour toute tâche τi du jeu de tâches τ. La sortie de l’algorithme est en-
suite ce même jeu de tâches, avec les Si actualisés pour que les tâches respectent leurs
échéances. Si les Si n’ont pas pu être trouvés, l’algorithme retourne à la place un jeu
de tâches vide (∅), qui indique qu’aucune attribution des échéances intermédiaires
n’a pu être trouvée.

La Ligne 1 initialise une variable booléenne qui permettra de déterminer si une
réponse pour l’ordonnancement a été trouvée ou si les simulations doivent conti-
nuer. La Ligne 2 permet d’initialiser une première valeur des échéances intermé-
diaires trouvées par la deuxième partie de l’Algorithme 14. Cet algorithme renvoie
deux variables : le booléen permettant de déterminer s’il faut continuer ou non les
simulations et le jeu de tâches avec de nouvelles valeurs pour les Si. Si aucune valeur
ne peut être trouvée pour les Si, cet algorithme renvoie alors un jeu de tâches vide
(∅) au lieu du jeu de tâches.

C’est ce que nous utiliserons pour déterminer si les simulations doivent être
continuées ou arrêtées. Ainsi, la boucle Ligne 3 teste si les simulations doivent être
continuées et si le jeu de tâches a des paramètres valables. Si tel est le cas, nous
relançons alors une simulation Ligne 4 avec de nouvelles valeurs pour la variable
booléenne et le jeu de tâches.

Nous testons ensuite la valeur donnée au jeu de tâches : si celle-ci vaut ∅ (Ligne 5),
alors aucune valeur des Si ne peut être trouvée et l’algorithme renvoie alors un jeu
de tâches vide (∅) (Ligne 6). En revanche, si l’algorithme a trouvé un résultat, celui-ci
est alors renvoyé Ligne 8.
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Algorithme 14 : CalculEchanceIntermediaire
Entrées : τ
Sorties : (booléen continuerSimu, τ)

1 τi = simulationDual(τ);
2 si τi = FIN alors
3 retourner ( f aux, τ);

4 si Si = 0 alors
5 retourner ( f aux, ∅);

6 Si = Si − 1;
7 retourner (vrai, τ);

Nous passons maintenant à l’Algorithme 14 appelé aux Lignes 2 et 4. Cet algo-
rithme prend en entrée le jeu de tâches actualisé pour les valeurs des Si. Celui-ci
devra ensuite les actualiser avant de les retourner. Les sorties sont donc tout d’abord
la variable booléenne pour continuer ou arrêter les simulations, pour trouver de
nouveaux Si et le jeu de tâches actualisé.

La Ligne 1 commence par effectuer une simulation du jeu de tâches d’après l’al-
gorithme d’ordonnancement Dual Priority. Puisque toutes les tâches ont tous les pa-
ramètres définis, celui-ci pourra alors être simulé correctement. La simulation devra
s’arrêter dans deux cas :

• Soit à la première échéance ratée d’une instance de tâche.

• Soit à la fin de l’hyper-période du jeu de tâches.

Dans le premier cas, lors d’une échéance ratée, la simulation de Dual Priority doit
alors retourner la tâche τi sur laquelle la première échéance a été ratée. Dans le se-
cond cas, la simulation retourne la valeur FIN, ce qui nous permettra de déterminer
qu’aucune échéance n’a été ratée.

Les lignes suivantes de l’algorithme permettent de tester quelles valeurs retour-
ner et d’actualiser le jeu de tâches avec de nouveaux paramètres. Ainsi, la Ligne 2
teste si aucune échéance n’a été ratée.

(i) Si tel est le cas, l’algorithme retourne alors les valeurs f aux et le jeu de tâches
τ (Ligne 3). Cela permettra à l’Algorithme 13 de s’arrêter et de retourner le jeu de
tâches τ avec des valeurs où toutes les échéances sont respectées.

(ii) Si une échéance a été ratée, la Ligne 4 teste si l’échéance intermédiaire de la
tâche, associée à la première instance de tâche qui rate son échéance, peut être sous-
traite de 1. Dans le cas particulier où celle-ci est déjà égale à 0, le jeu de tâches ne
pourra pas avoir de nouvelles valeurs possibles pour les Si. L’algorithme retourne
alors les valeurs f aux et ∅ (Ligne 5). Cela permet donc à l’Algorithme 13 de savoir
qu’il peut s’arrêter, mais également qu’aucune échéance intermédiaire ne peut être
trouvée pour la tâche considérée, et donc que le jeu de tâches n’est pas ordonnan-
çable.

(iii) Si aucun des deux cas précédents ne se produisent, nous pouvons alors di-
minuer l’échéance intermédiaire Si de la tâche τi dont l’échéance n’est pas respectée
(Ligne 6). La dernière étape est ensuite de retourner les valeurs vrai et τ contenant le
même jeu de tâches avec une valeur modifiée pour le Si de τi dont l’échéance n’était
pas respectée (Ligne 7). Cela permettra ainsi à l’Algorithme 13 de continuer de cher-
cher de nouvelles échéances intermédiaires et d’avoir des valeurs actualisées pour
celles-ci.
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Il est facile d’adapter cet algorithme d’ordonnancement à l’ordonnancement de
VMs avec notre modèle hiérarchique à deux niveaux. Pour cela, il suffit de connaître
l’ordonnancement de la VM et de l’envoyer à l’algorithme. Cela donne les Algo-
rithmes 15 et 16.

Algorithme 15 : FDMS avec prise en compte des VMs
Entrées : τ, ordoVM
Sorties : τ

1 booléen continuerSimu;
2 (continuerSimu, τ) = CalculEchanceIntermediaire(τ, ordoVM);
3 tant que continuerSimu = vrai et τ != ∅ faire
4 (continuerSimu, τ) = CalculEchanceIntermediaireVM(τ, ordoVM);

5 si τ = ∅ alors
6 retourner ∅;
7 sinon
8 retourner τ;

Algorithme 16 : CalculEchanceIntermediaireVM
Entrées : τ, ordoVM
Sorties : (booléen continuerSimu, τ)

1 τi = simulationDualVM(τ, ordoVM);
2 si τi = FIN alors
3 retourner ( f aux, τ);

4 si Si = 0 alors
5 retourner ( f aux, ∅);

6 Si = Si − 1;
7 retourner (vrai, τ);

Dans ces deux algorithmes, les seuls changements sont les entrées, à savoir l’ajout
de ordoVM, qui contient l’ordonnancement de la VM étudiée, et donc si la VM est
ordonnancée ou non à chaque instant. Ces changements sont valables pour les Algo-
rithmes 15 et 16. Puisque l’Algorithme 15 appelle l’Algorithme 16 aux Lignes 2 et 4,
les appels doivent donc être changés pour prendre en compte le paramètre ordoVM.
Dans l’Algorithme 16, le seul changement est fait à la Ligne 1. Ici, ce n’est plus une si-
mulation classique qui doit être effectuée mais une simulation qui prend en compte
si la VM étudiée est ordonnancée ou non à l’instant étudié. Par exemple, à l’instant
4, il faut d’abord vérifier si la VM est ordonnancée pour pouvoir exécuter la tâche
voulue. Ce sont les seuls changements nécessaires pour adapter l’algorithme FDMS
au modèle hiérarchique à deux niveaux.

Nous montrons maintenant à travers un exemple l’intérêt de Dual Priority appli-
quée à notre modèle. Le jeu de tâches étudié est donné dans la Table 6.5. Ce jeu de
tâches est exécuté dans la VM ρ1(7, 10). L’ordonnancement seul de la VM est donné
par la Figure 6.6. Elle est ainsi ordonnancée aux instants 0 à 3, à l’instant 4, 6 et 7 ainsi
que 9. Ce motif d’ordonnancement se répète toutes les 10 unités de temps, d’après
la période de la VM. Nous montrons également dans la Figure 6.6 que l’ordonnan-
cement de ce jeu de tâches dans cette VM échoue avec l’ordonnancement RM pour
la tâche τ3 : son échéance n’est pas respectée à l’instant 50.
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Tâche Ci Ti Di
τ1 2 10 10
τ2 5 20 20
τ3 11 50 50

TABLE 6.5 : Jeu de tâche qui n’est pas ordonnançable par RM dans la
VM ρ1(7, 10)

Tâche Ci Ti Di P1
i P2

i Si
τ1 2 10 10 4 1 10
τ2 5 20 20 5 2 20
τ3 11 50 50 6 3 49

TABLE 6.6 : Jeu de tâche Dual Priority devenu ordonnannçable dans
la VM ρ1(7, 10)

ρ1

0 5 10 15 20 25 30 35 40 45 50

τ1

0 5 10 15 20 25 30 35 40 45 50

τ2

0 5 10 15 20 25 30 35 40 45 50

τ3

0 5 10 15 20 25 30 35 40 45 50

τ

0 5 10 15 20 25 30 35 40 45 50

FIGURE 6.6 : Ordonnancement du jeu de tâches de la Table 6.5 dans
la VM ρ1(7, 10)

D’après l’Algorithme 15, il faut donc réduire l’échéance intermédiaire de τ3 d’une
unité. Nous obtenons ainsi le nouveau jeu de tâches donné dans la Table 6.6. Nous
montrons par la Figure 6.7, qu’avec ce seul changement dans les échéances intermé-
diaires, le jeu de tâches qui n’était alors pas ordonnançable avec RM devient ordon-
nançable avec Dual Priority.
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ρ1

0 5 10 15 20 25 30 35 40 45 50

τ1

0 5 10 15 20 25 30 35 40 45 50

τ2

0 5 10 15 20 25 30 35 40 45 50

τ3

0 5 10 15 20 25 30 35 40 45 50

τ

0 5 10 15 20 25 30 35 40 45 50

FIGURE 6.7 : Ordonnancement du jeu de tâches de la Table 6.6 dans
la VM ρ1(7, 10)

Dual Priority, bien que longtemps conjecturée optimale, avec son taux de succès
très élevé, a été montrée non optimale dans l’état de l’art (cf. Section 6.1). Le principal
inconvénient de cet algorithme est le temps de calcul des échéances intermédiaires.
En effet, leur calcul peut demander un grand nombre de simulations : jusqu’au pro-
duit de toutes les périodes dans le pire cas (en considérant que les échéances inter-
médiaires peuvent prendre en pire cas toutes les valeurs possibles entre 0 et la pé-
riode des tâches). Selon le jeu de tâches de base et l’hyper-période, cela peut conduire
à un nombre de simulations exponentiel (non réalisable). C’est pour cela que nous
voyons par la suite une manière bien plus simple et rapide d’assigner les échéances
intermédiaires.

6.3 Algorithme RM−1/RM avec RML pour les priorités

Dans cette section, nous présentons une manière de déterminer rapidement les échéances
intermédiaires. L’algorithme présenté pour déterminer ces échéances est appelé Rate
Monotonic Laxity (RML). Les priorités sont assignées par RM−1/RM (en deux bandes
distinctes).

Définition 56 (RM−1)
En utilisant l’algorithme RM−1, les priorités sont assignées à l’inverse de RM. Ainsi, plus
la période est grande, plus la priorité est haute. La tâche avec la plus petite période a donc
cette fois la priorité la plus basse.

Dans cet algorithme, il existe deux types de tâches : les tâches dites Lowest Prio-
rity Viable (LPV) et les tâches qui seront prises en compte par l’algorithme RM−1/RM.
Une tâche est dite LPV si et seulement si toutes ses instances de tâches respectent
leurs échéances quand :

• Leur priorité est attribuée par l’algorithme d’Audsley (voir Chapitre 2), sans
promotion, en partant de la plus basse priorité. Dans le cas particulier de tâches
à échéance sur requête, nous considérons l’ordonnancement RM (optimal dans
ce contexte). Ainsi, la première tâche LPV a la plus petite priorité, la seconde
la deuxième plus basse priorité, et ainsi de suite.
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Tâche Ci Ti Di P1
i P2

i Si LPV
τ1 3 6 6 4 1 3 Non
τ2 4 9 9 5 2 0 Non
τ3 2 36 36 6 3 0 Oui

TABLE 6.7 : Jeu de tâche Dual Priority pour démontrer l’importance
d’une tâche LPV

• Les autres tâches ont toutes une priorité plus importante (peu importe la prio-
rité).

• Lors de l’ordonnancement des tâches non LPV, l’ordonnanceur considère des
échéances souples, c’est-à-dire que si une échéance est dépassée, le système
continue de l’ordonnancer jusqu’à ce qu’elle termine son exécution.

Nous montrons l’importance de donner une priorité moins importante à ces
tâches et donc de les exécuter en tâches de fond grâce au jeu de tâches donné dans
la Table 6.7. Ce jeu de tâches est donc constitué de trois tâches distinctes. Parmi ces
tâches, seule la troisième est une tâche LPV.

τ1

0 5 10 15

τ2

0 5 10 15

τ3

0 5 10 15

τ

0 5 10 15

FIGURE 6.8 : Ordonnancement du jeu de tâches donné dans la
Table 6.7 sans considérer l’ordonnancement LPV

Nous montrons, dans un premier temps, dans la Figure 6.8, l’ordonnancement
du jeu de tâches précédemment défini en utilisant Dual Priority, sans prendre en
compte les propriétés LPV potentielles des tâches. Cet ordonnancement échoue alors
à l’instant 18 lorsque la tâche τ2 dépasse son échéance du fait de l’ordonnancement
de la tâche τ3.
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τ1

0 5 10 15 20 25 30 35

τ2

0 5 10 15 20 25 30 35

τ3

0 5 10 15 20 25 30 35

τ

0 5 10 15 20 25 30 35

FIGURE 6.9 : Ordonnancement du jeu de tâches donné dans la
Table 6.7 en prenant en compte l’ordonnancement LPV

Nous montrons ensuite dans la Figure 6.9 l’ordonnancement du même jeu de
tâches en utilisant cette fois la propriété LPV sur la tâche τ3. Elle est donc ordon-
nancée avec une priorité plus basse que les deux autres, et son échéance intermé-
diaire n’est alors plus prise en compte. Avec un tel jeu de priorités, la tâche τ3 va
cette fois s’exécuter aux deux instants où aucune des deux autres tâches ne sont exé-
cutées, à savoir aux instants 17 et 35. Ainsi, toutes les tâches du système respectent
leurs échéances, contrairement à précédemment quand les propriétés LPV des tâches
n’étaient pas utilisées.

En utilisant l’assignement de priorités RM−1/RM, les tâches dites LPV sont or-
donnancées dans une bande de priorité inférieure à toutes les autres tâches. En effet,
ces tâches n’auront qu’une seule priorité, qui sera définie à l’aide de l’algorithme
d’Audsley (cf chapitre 2.1). L’algorithme pour déterminer les priorités des tâches
LPV est présenté dans l’Algorithme 17 qui est une application d’Audsley dans le cas
où des tâches sont ordonnancées grâce à Dual Priority

Cet algorithme prend en entrée le jeu de tâches complet τ et prend en sortie un
sous-jeu de tâches τlpv correspondant aux tâches qui peuvent être traitées comme
étant LPV et pour lesquelles les priorités sont assignées par cet algorithme, ainsi que
la liste des priorités associées à ces dernières tâches. Le jeu de tâches en entrée τ
est réduit pour chaque tâche qui sera traitée comme LPV. Ces tâches particulières
passeront dans le sous jeu de tâches τlpv.

Les deux premières lignes permettent d’initialiser des variables pour l’algorithme :
la Ligne 1 initialise une variable booléenne qui permet de déterminer quand arrêter
l’algorithme et la Ligne 2 initialise un ensemble vide pour les tâches qui seront LPV.

La Ligne 3 est le début d’une boucle jusqu’à la Ligne 10 pour déterminer les
tâches qui peuvent être LPV. La Ligne 4 réinitialise la variable booléenne à chaque
début de boucle pour que la suite détermine si la boucle doit être arrêtée.

Une seconde boucle, Ligne 5, permet de déterminer les tâches qui sont LPV au
sein du jeu de tâches τ. Si aucune tâche n’est trouvée comme étant LPV, la boucle
Ligne 3 est alors arrêtée.

La Ligne 6 teste si une tâche est LPV. Pour ce faire, il existe plusieurs méthodes :
un calcul de temps de réponse pire cas, une simulation ou d’autres conditions néces-
saires et suffisantes. Ce calcul doit se faire avec le jeu de tâches τ qui peut contenir
moins de tâches que le jeu de tâches initial. En effet, comme l’indique la Ligne 7,
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Algorithme 17 : Priorités des tâches LPV
Entrées : τ
Sorties : τlpv, priorités

1 booléen continuer;
2 τlpv = ∅;
3 répéter
4 continuer = f aux;
5 pour chaque τi ∈ τ faire
6 si τi est LPV alors
7 τ = τ \ τi;
8 τlpv = τlpv ∪ τi;
9 continuer = vrai;

10 jusqu’à continuer = f aux;
11 n = | τ |;
12 j = | τlpv |;
13 priorités = liste();
14 pour i = 1; i ≤ j; i = i + 1 faire
15 priorités+ = (2× n + j− i + 1);

16 retourner (τlpv, priorités);

chaque tâche considérée comme LPV est supprimée du jeu de tâches initial et ajou-
tée à l’ensemble des tâches LPV (Ligne 8). Si au moins une tâche du jeu de tâches τ
actualisé a été trouvée comme étant LPV, la Ligne 9 permet d’effectuer un nouveau
test avec le jeu de tâches τ contenant moins de tâches.

Une fois toutes les tâches LPV déterminées, l’objectif suivant est de fixer les prio-
rités de ces tâches en fonction du nombre de tâches non LPV. Pour ce faire, des
variables doivent être initialisées. Il s’agit :

• Du nombre de tâches contenues dans τ, enregistré dans la variable n (Ligne 11),
après que les tâches LPV aient été retirées de cet ensemble.

• Du nombre de tâches contenues dans τlpv, enregistré dans la variable j (Ligne 12).

• De la liste des priorités associées aux tâches LPV (Ligne 13).

La ligne suivante (Ligne 14) parcourt toutes les tâches de l’ensemble des tâches
LPV. Pour toutes ces tâches, la priorité est ensuite affectée Ligne 15 par la formule
(2× n+ j− i + 1). En effet, cette formule correspond à deux fois le nombre de tâches
non LPV, puisque celles-ci seront de type Dual Priority, il faut donc pouvoir leur al-
louer chacune deux priorités, soit au total 2× n priorités. La suite de cette formule
est logique : il s’agit de mettre la priorité la plus basse à la première tâche LPV trou-
vée, la seconde priorité la plus basse à la seconde et ainsi de suite.

La dernière ligne, Ligne 16 permet de retourner l’ensemble des tâches LPV avec
leurs priorités associées. La particularité de cet algorithme est qu’il va extraire du jeu
de tâches initial τ un sous-ensemble de tâches correspondant aux tâches LPV avec
leurs priorités associées. Après son application, le jeu de tâches initial τ est ainsi
réduit.

Maintenant que toutes les tâches qui n’ont pas besoin de deux niveaux de priorité
sont écartées, nous pouvons revenir sur l’algorithme RM−1/RM avec RML pour
l’assignation des priorités.
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τi Ci Ti Di P1
i P2

i Si
τ1 (τ′1) 3 6 6 6 (4) 1 (1) 3
τ2 (τ′2) 4 9 9 5 (3) 2 (2) 0
τ3 (τ′3) 2 36 36 4 (5) 3 (5) 0 (36)

TABLE 6.8 : Jeu de tâches τ défini sans considérer de tâches LPV (τ1,
τ2, τ3) puis avec la tâche τ′3 considérée comme LPV (et les tâches τ′1 et

τ′2 considérées comme non LPV)

Commençons par définir RML. La laxité d’une instance de tâche déterminée par
RM est caractérisée ainsi :

• La laxité est la différence entre la date de fin de son exécution et son échéance
absolue quand le système est ordonnancé par RM si la tâche est ordonnançable
par RM.

• La laxité est égale à 0 si la tâche n’est pas ordonnançable par RM.

Pour calculer cette laxité, une possibilité est offerte : calculer le temps de réponse
pire cas à l’aide de la formule adaptée à RM. De plus, si l’échéance d’une instance de
tâche est dépassée, le calcul peut être arrêté et l’échéance intermédiaire trouvée est
ainsi égale à 0. Cela donne pour une tâche τi avec échéance implicite :

Si = max(0, Di − Ri)

Pour rappel, Si est l’échéance intermédiaire de la tâche τi, Di son échéance et Ri
son temps de réponse pire cas. Ce dernier est calculé par :

Ri = min
t>0

{
t = ∑

k<i

⌈
t

Tk

⌉
Ck + Ci

}
Ces formules peuvent être amenées à changer selon le contexte. En effet, si par

exemple les échéances ne sont plus implicites ou contraintes, il faudra alors utiliser
une autre formule pour calculer le temps de réponse pire cas (voir Chapitre 2). Nous
considérons dans ce chapitre le cas d’échéances implicites : la première instance de
chaque tâche est à considérer pour obtenir son pire temps de réponse. Grâce à cela,
le nombre d’itérations pour le calcul des échéances intermédiaires est borné par n×
maxi=1,...,n Ti pour un jeu de tâches à n tâches. En effet, le calcul du point fixe lors du
calcul de temps de réponse peut être arrêté aussitôt que l’échéance est dépassée, et
puisque Di = Ti, aussitôt que la période est dépassée.

Ainsi, nous avons vu comment affecter les priorités et également comment cal-
culer les échéances intermédiaires. Nous avons donc tous les paramètres pour l’al-
gorithme Dual Priority. Les tâches LPV qui n’ont qu’une seule priorité peuvent être
prises en compte par Dual Priority avec les paramètres suivants :

∀τi ∈ τlpv, τi(Ci, Ti, Di, P1
i , P2

i = P1
i , Di)

La prise en compte de ces tâches est essentielle au bon fonctionnement de l’algo-
rithme : sur certains jeux de tâches, l’inclusion des tâches LPV empêche de trouver
un ordonnancement valide. Celles-ci doivent donc être prises en compte ensuite,
avec une seule priorité trouvée par l’Algorithme 17.

Nous exposons à travers la Table 6.8 deux jeux de tâches :



144
Chapitre 6. Amélioration de l’ordonnançabilité des tâches dans des VMs

hypervisées : Dual Priority (en agissant sur le second niveau uniquement)

• Un premier jeu de tâches, composé de τ1, τ2 et τ3 sur lequel a été appliqué
l’algorithme RM−1/RM avec RML pour fixer les priorités, directement sans
prendre en compte les tâches LPV.

• Un second jeu de tâches, composé de τ′1, τ′2 et τ′3 sur lequel les tâches LPV ont
été testées par l’Algorithme 17. Seule τ′3 est LPV. Les paramètres différents par
rapport au jeu de tâches précédent sont indiqués entre parenthèses. Ceux qui
sont similaires ne sont pas reprécisés.

τ1

0 5 10 15 20

τ2

0 5 10 15 20

τ3

0 5 10 15 20

τ

0 5 10 15 20

(A) Jeu de tâches τ1, τ2, τ3 de la Table 6.8 ordonnancé en Dual Priority sans considérer de tâches LPV

τ1

0 5 10 15 20 25 30 35

τ2

0 5 10 15 20 25 30 35

τ3

0 5 10 15 20 25 30 35

τ

0 5 10 15 20 25 30 35

(B) Jeu de tâches τ′1, τ′2, τ′3 de la Table 6.8 ordonnancé en Dual Priority en considérant τ′3 comme tâche
LPV

FIGURE 6.10 : Comparaison du jeu de tâches de la Table 6.8 sans
considérer de tâches LPV puis en les prenant en compte

Nous montrons à travers la Figure 6.10 l’exemple d’un même jeu de tâches dont
les paramètres sont calculés par l’algorithme Dual Priority vu dans cette section, à
savoir RM−1/RM avec RML pour les priorités, mais une première fois sans prendre
en compte les tâches LPV (Figure 6.10a), puis en considérant les tâches LPV, à savoir
τ′3 dans la Figure 6.10b.

Nous pouvons ainsi observer qu’en ne considérant pas les tâches LPV, les jeux
de tâches ne sont pas tous ordonnançables grâce à l’approche RM−1/RM avec RML
pour l’attribution des priorités. En revanche, en n’utilisant cette approche que pour
les tâches non LPV et en utilisant l’Algorithme 17 pour les tâches LPV, qui permet de
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FIGURE 6.11 : Taux de succès de l’approche RM−1/RM avec RML
pour les priorités en fonction de l’utilisation

les ordonnancer en "tâche de fond", à savoir avec une priorité plus basse que toutes
les tâches Dual Priority à proprement parler, cela permet d’ordonnancer toutes les
tâches.

Tout l’intérêt de cette approche par rapport à FDMS est que celle-ci calcule tous
les paramètres pour Dual Priority de façon simple et rapide, contrairement à FDMS
qui trouvait les paramètres de manière itérative en testant un grand nombre de simu-
lations. Une autre différence principale est que FDMS avait un taux de succès proche
de 100%, alors que cette approche a un taux de succès moins élevé mais meilleur que
pour l’ordonnancement RM.

Nous montrons ainsi dans la Figure 6.11 le taux de succès de RM−1/RM avec
RML pour l’assignation des priorités. Ce taux de succès n’est pas de 100%, Dual
Priority n’étant pas optimal. Mais comme montré, RM−1/RM avec RML pour l’assi-
gnation des priorités, il reste très élevé et ne tombe qu’à 96% lorsque l’utilisation est
égale à 1. Concernant la génération des jeux de tâches, nous avons considéré pour
la Figure 6.11 77 000 jeux de tâches générés à l’aide de l’algorithme UUnifast ([55])
avec des périodes entre 100 et 100000 et une hyper-période limitée selon l’approche
définie dans [75]. Pour que les simulations ne prennent pas trop de temps pour ob-
tenir le résultat, les hyper-périoeont limitées à 999999. Au-delà, les jeux de tâches ne
sont pas pris en compte.

En analysant la Figure 6.11, nous pouvons également mettre en évidence que
le taux de succès avec une utilisation de 0.98 est égal à 99.6%, ce qui fait de cette
solution, un algorithme très efficace avec un grand taux de succès.

En plus du taux de succès pour cette approche, nous avons également relevé
le taux de succès de cette approche en ne prenant en compte que les tâches LPV.
Ainsi, si toutes les tâches du jeu de tâches ne sont pas considérées comme LPV,
l’ordonnancement de ce système est considéré comme ayant échoué.

Nous montrons ce résultat à travers la Figure 6.12. Si toutes les tâches sont consi-
dérées comme LPV, le système est alors ordonnançable par RM seul. Cela permet
de mettre en évidence que les jeux de tâches ordonnancés par notre approche ont
un meilleur taux de succès que ceux ordonnancés par RM. Cela met également en
évidence que les jeux de tâches générés ne sont pas biaisés, RM ayant un moins bon
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FIGURE 6.12 : Taux de succès de jeux de tâches où toutes les tâches
sont LPV

taux de succès que notre approche.
Ainsi, comme montré dans la Figure 6.12, le taux de succès de RM seul est de

100% jusqu’à une utilisation de 0.8 et descend rapidement jusqu’à 3% avec une uti-
lisation proche de 1.

Grâce à cette nouvelle approche, à savoir RM−1/RM avec RML pour l’assigna-
tion des priorités, nous avons ainsi une solution pour trouver les paramètres pour
des tâches Dual Priority de façon bien plus rapide que ceux trouvés par FDMS, et
avec un taux de succès presque aussi bon.

Maintenant que nous savons comment Dual Priority se comporte et quels sont les
différents algorithmes, nous pouvons nous intéresser à leur intégration dans notre
modèle hiérarchique à deux niveaux, et surtout nous intéresser à ce que cela peut
nous apporter.

6.4 Gains obtenus avec Dual Priority

Dans cette section, nous étudions comment intégrer l’ordonnancement Dual Prio-
rity au sein de notre modèle hiérarchique à deux niveaux. Le but est ici de réussir à
ordonnancer des jeux de tâches précédemment non ordonnançables sans Dual Prio-
rity, dans le cas particulier où les tâches ont une activation synchrone (pire cas dans
notre contexte de tâches sporadiques). Nous cherchons ainsi à augmenter le taux
du succès des différentes approches en les complétant par un ordonnancement Dual
Priority si besoin.

Nous avons ainsi créé une nouvelle procédure pour avoir le meilleur taux de
succès possible :

• Tester d’ordonnancer les VMs de manière harmonique comme précédemment,
à l’aide des Algorithmes 2, 3, 4 et 5.

• Pour toutes les VMs pour lesquelles toutes les tâches ne respectent pas leurs
échéances avec la méthode harmonique, on teste alors l’ordonnancement Dual
Priority dans le cas particulier où les tâches sont synchones.
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• Pour toutes les VMs qui sont restées sans paramètres ou dont toutes les tâches
ne respectent pas les échéances, nous trouvons les paramètres de ces VMs à
l’aide de l’algorithme proportionnel itératif issu de l’ordonnancement Pfair
(Algorithmes 9, 10 et 11).

• L’ordonnancement des tâches pour les VMs ordonnancées par l’algorithme
proportionnel itératif est ensuite testé à l’aide de RM.

• Pour chaque VM dont l’ordonnancement ne passe pas avec RM, Dual Priority
est testée lorque les tâches sont synchrones.

Dual Priority est ainsi utilisée comme alternative à RM lorsque RM n’a pas pu
aboutir à un résultat satisfaisant. Cela permet ainsi d’avoir le plus de systèmes pos-
sibles sans Dual Priority pour deux raisons :

• Vérifier le respect des échéances rapidement, Dual Priority nécessitant une si-
mulation jusqu’à l’hyper-période dans le cas de tâches périodiques synchrones.

• Éviter de calculer les paramètres des tâches en Dual Priority, qui peut être très
coûteux en temps de calcul.

Concernant Dual Priority, l’algorithme ici utilisé est FDMS (Algorithmes 13 et
14). En effet, cet algorithme permet de s’adapter à n’importe quel modèle, y compris
un modèle hiérarchique à deux niveaux comme ici présent. Cette propriété vient
du fait que l’algorithme teste toutes les possibilités d’échéances intermédiaires tant
que le système n’est pas ordonnançable ou qu’une échéance intermédiaire devient
négative (système non ordonnançable).

Nous proposons maintenant de comparer les résultats précédents après y avoir
ajouté Dual Priority. Le contexte des simulations est le même que celui décrit dans les
Sections 4.4 et 5.4. Plus de détails concernant la génération des tâches sont donnés
dans la Section 7.1. La section 7.2 du Chapitre 7 détaille l’algorithme utilisé pour
effectuer les simulations.

Nous avons ainsi des systèmes à quatre VMs et des utilisations fixées entre 0.1
et 0.2 pour les trois premières VMs et entre 0.3 et 0.4 pour la dernière. Nous com-
mençons par comparer les résultats obtenus dans la Section 4.4 avec l’algorithme
harmonique seul. Pour une seule VM, les résultats sont similaires et ne seront donc
pas présentés, tout comme pour les résultats sur le taux de succès où exactement
quatre VMs sont ordonnancées par l’algorithme harmonique seul. Les résultats sans
overheads sont présentés dans les Figures 6.13 et 6.14. D’autres résultats avec ove-
rheads sont présentés dans la Figure 6.16.

Dans la Figure 6.13, nous observons que la courbe du taux de succès pour exac-
tement deux VMs ordonnancées en utilisant Dual Priority suit celle de RM utilisé
pour l’ordonnancement des tâches. Mais celle-ci est légèrement inférieure : au lieu
de commencer avec un taux de succès de 22%, le taux de succès de Dual Priority dé-
bute à 0%. Ce taux de succès croît par la suite jusqu’à environ 45% de réussite pour
Dual Priority, contrairement à un taux de succès de plus de 80% en priorité fixe. Ce
taux est donc légèrement inférieur. Nous l’expliquons à l’aide de la Figure 6.14.

Dans la Figure 6.14, nous observons un taux de succès décroissant allant de 100%
pour une utilisation de 0.63 jusqu’à environ 0% avec une utilisation proche de 1. Ce
taux de succès part d’une base bien plus haute avec Dual Priority (100% contre 72%)
et décroît jusqu’à 0%. Nous avons donc bien plus de systèmes avec trois VMs dont
les tâches respectent leurs échéances avec Dual Priority par rapport à un ordonnan-
cement à priorité fixe. C’est ce qui explique la réduction du nombre de systèmes dont
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(A) Taux de succès d’exactement deux VMs en fonction de l’utilisation avec RM au niveau des tâches
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(B) Taux de succès d’exactement deux VMs en fonction de l’utilisation avec DP au niveau des tâches

FIGURE 6.13 : Comparaison entre un ordonnancement à priorité fixe
et Dual Priority pour le second niveau et l’algorithme harmonique
seul pour le premier niveau où exactement deux VMs sont ordon-

nancées.
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(A) Taux de succès d’exactement trois VMs en fonction de l’utilisation avec FP au niveau des tâches

0.70 0.75 0.80 0.85 0.90
Utilisation

0

20

40

60

80

100

Ta
ux

 d
e 

su
cc

ès

(B) Taux de succès d’exactement trois VMs en fonction de l’utilisation avec DP au niveau des tâches

FIGURE 6.14 : Comparaison entre un ordonnancement à priorité fixe
et Dual Priority pour le second niveau et l’algorithme harmonique
seul pour le premier niveau où exactement trois VMs sont ordonnan-

cées.
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les tâches respectent leurs échéances avec Dual Priority dans le cas où exactement
deux VMs sont ordonnançables et pas plus.

Pour conclure, nous décrivons un dernier taux de succès : celui présenté dans
la Section 5.4, en combinant donc l’algorithme proportionnel itératif à l’algorithme
harmonique, mais cette fois-ci en utilisant Dual Priority pour l’ordonnancement des
tâches. Ce taux de succès est indiqué dans la Figure 6.15.

Dans la Figure 6.15, le taux de succès avec Dual Priority au deuxième niveau
commence à presque 90% pour une utilisation de 0.63 et décroît jusqu’à environ 0%,
avec une utilisation proche de 1. Cette figure nous permet ainsi de conclure que Dual
Priority apporte de réels résultats par rapport à un ordonnancement à priorité fixe au
second niveau. Nous passons ainsi d’un taux de succès de 60% avec une utilisation
de 0.63 à presque 90%. Le delta étant de 23% pour ce taux d’utilisation, le gain n’est
pas négligeable.

Pour les résultats avec overhead, nous ne présentons que la Figure 6.16. En effet,
nous avions vu précédemment dans le Chapitre 4, Section 4.4 qu’avec overhead,
le système était ainsi beaucoup plus chargé. Avec de telles utilisations et autant de
VMs, très peu de VMs étaient alors ordonnançables. Ainsi, nous ne présentons ici
que le cas de l’algorithme harmonique où exactement deux VMs sont ordonnancées.

Nous obtenons une courbe décroissante partant d’un taux de succès d’un peu
plus de 3% et descendant jusqu’à 0% pour une utilisation allant de 0.63 à une utili-
sation proche de 1. Ce taux de succès était précédemment croissant : plus le système
était chargé, et plus le nombre de systèmes à uniquement deux VMs dont les tâches
respectaient leurs échéances, augmentait. Cette fois, la courbe se rapproche de la
courbe d’un même système à trois VMs sans overhead.

Nous décrirons dans le Chapitre 7 l’algorithme complet pour les simulations
avec Dual Priority. Nous verrons également que nous n’utilisons que l’algorithme
FDMS pour Dual Priority dans ce contexte. Cela vient principalement du fait que
cet algorithme reste l’algorithme Dual Priority qui ordonnance le plus de jeux de
tâches dans nos simulations malgré sa non optimalité (voir Section 6.2). De plus,
dans le contexte d’ordonnancement hiérarchique à deux niveaux, il n’est pas pos-
sible d’appliquer Dual Priority avec des priorités assignées par RM−1/RM et les
échéances intermédiaires par RML. En effet, le calcul de l’échéance intermédiaire ne
prend pas en compte le fait que la VM dans laquelle les tâches s’exécutent n’est pas
tout le temps active. Il faudrait pouvoir ajouter ce comportement dans le calcul de
l’échéance intermédiaire, ce qui est laissé comme perspective pour la thèse.
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(A) Taux de succès de la combinaison des algorithmes proportionnels itératifs et harmoniques en fonc-
tion de l’utilisation avec FP au niveau des tâches
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(B) Taux de succès de la combinaison des algorithmes proportionnels itératifs et harmoniques en fonc-
tion de l’utilisation avec DP au niveau des tâches

FIGURE 6.15 : Comparaison entre de la priorité fixe et de Dual Priority
pour le second niveau et la combinaison de l’algorithme proportion-

nel itératif et harmonique pour le premier niveau.
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(A) Taux de succès d’exactement deux VMs en fonction de l’utilisation avec DP au niveau des tâches
sans overhead
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(B) Taux de succès d’exactement deux VMs en fonction de l’utilisation avec DP au niveau des tâches
avec overhead

FIGURE 6.16 : Comparaison entre le taux de succès d’exactement
deux VMs sans et avec overhead.
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Chapitre 7

Outils logiciels et expérimentations

Dans ce chapitre, nous présentons les différents développements logiciels effectués
au cours de cette thèse. Parmi eux, nous avons eu l’occasion de développer un géné-
rateur de jeux de tâches servant de base à un simulateur d’ordonnancement temps
réel. Le générateur nous permet ainsi d’obtenir des jeux de tâches aléatoires qui
sont utilisés comme entrée pour le simulateur. Le simulateur nous a permis, quant
à lui, de mesurer les performances en terme d’ordonnançabilité des différents algo-
rithmes proposés dans ce manuscrit. Pour cela, nous avons mené des expérimenta-
tions qui nous ont permis d’obtenir le taux de succès de tous les algorithmes pro-
posés. Nous avons ensuite intégré à ce simulateur un configurateur de machines
virtuelles pour les besoins du projet FUI CEOS [136]. C’est d’ailleurs les contraintes
architecturales imposées par ce projet qui ont conduit à ce que les simulations soient
réalisées avec quatre VMs. Bien évidemment, les algorithmes proposés dans ce ma-
nuscrit permettent de trouver des solutions pour un nombre arbitraire de VMs. Dans
le cadre du projet CEOS, les quatre VMs sont utilisées pour cloisonner quatre sous-
sysèmes différents. La première embarque la partie contrôle-commande, la seconde
embarque la partie en charge des communications, la troisième embarque la partie
qui gère l’analyse du flux vidéo et la dernière embarque la partie navigation. Finale-
ment, ce simulateur a permis de mettre en avant les avantanges et les inconvénients
de ces différents algorithmes et plus globalement de leur intérêt dans un projet in-
dustriel.
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7.1 Outil de génération de jeux de tâches

Dans cette section, nous présentons notre outil de génération de tâches aléatoires.
Cet outil est utilisé comme entrée à l’outil de simulation d’ordonnancement pré-
senté en détails dans la section suivante. Le but est ici de générer aléatoirement un
très grand nombre de jeux de tâches et de les stocker dans une base de données.
Cette base de données est ensuite classée pour que le simulateur puisse en extraire
facilement des jeux de tâches selon certains critères tels que l’utilisation totale du
processeur, en vue de tester nos algorithmes.

Pour la génération de tâches, nous avions utilisé dans un premier temps des al-
gorithmes purement aléatoires. Mais le problème de ce type d’algorithmes est que
même avec une période pour chaque tâche bornée à 1000, les hyper-périodes, notam-
ment utilisées pour l’algorithme proportionnel itératif, ont tendance à très vite de-
venir exponentielles, ce qui donne des jeux de tâches inutilisables pour effectuer des
simulations. Nous sommes donc ensuite revenus à l’algorithme le plus utilisé pour
générer des jeux de tâches, à savoir UUnifast ([27]). Nous utilisons plus particuliè-
rement une version adaptée dans [75] dans laquelle les périodes sont sélectionnées
de manière à avoir une hyper-période bornée, tout en conservant le plus d’aléatoire
possible. Pour ne pas biaiser l’aléatoire, tous les jeux de tâches avec des périodes
multiples deux à deux entre elles (donc harmoniques) ont été supprimés. Cet ajout
a été fait pour combler la version de UUnifast utilisée qui a tendance à créer plus
de jeux de tâches harmoniques qu’on ne devrait normalement en trouver. En effet,
ceux-ci étant censés être rares dans les applications réelles, et nos algorithmes fonc-
tionnant particulièrement bien dans ce cas précis, ils ne seront pas pris en compte,
pour avoir des résultats les plus objectifs possibles.

L’algorithme UUnifast est défini dans l’Algorithme 18. Cet algorithme prend en
entrée le nombre n de tâches à créer et l’utilisation souhaitée pour le jeu de tâches.
Son rôle est de répartir l’utilisation accordée à chaque tâche de manière aléatoire.

Algorithme 18 : UUnifast
Entrées : n, le nombre de tâches souhaitées dans le jeu de tâches, U,

l’utilisation totale souhaitée pour les tâches
Sorties : utilizationArray, un tableau contenant les utilisations de chaque

tâche
1 sumU = U;
2 utilizationArray[n] = 0;
3 pour i = 1; i < n− 1; i = i + 1; faire
4 nextSumU = sumU × aleatoire(0, 1)1/(n−i);
5 utilizationArray[i] = sumU − nextSumU;
6 sumU = nextSumU;

7 retourner utilizationArray

À partir de cet algorithme, [75] propose de déduire les paramètres des tâches
en fonction de leur utilisation. Pour cela, nous utilisons des matrices d’entiers pre-
miers, puis nous multiplions des éléments aléatoires de cette matrice entre eux pour
obtenir une période. Le WCET de chaque tâche est ensuite déduit de ces périodes
et des utilisations (générées par UUnifast). Pour les besoins de nos simulations, les
périodes sont ici bornées entre 100 et 1000, et les hyper-périodes sont, la plupart
du temps, drastiquement réduites grâce à la façon de générer les périodes. En effet,
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Tâche Ci Ti Di
τ1 5 231 231
τ2 23 462 462
τ3 13 525 525
τ4 8 700 700

TABLE 7.1 : Exemple de jeu de tâches généré aléatoirement dans notre
base de donnée MongoDB

puisque les mêmes entiers premiers sont régulièrement utilisés pour définir les pé-
riodes, les chances d’obtenir des périodes avec un plus petit commun multiple faible
sont grandement augmentées.

Nous nous sommes focalisés sur la génération de jeux de tâches ayant une utili-
sation totale entre 0.1 et 0.2, 0.2 et 0.3, 0.3 et 0.4 et 0.4 et 0.5. En effet, puisque nous
utilisons quatre VMs lors des simulations, de plus grandes utilisations auraient été
inutiles. Le nombre de tâches générées varie entre 2 et 6 par VM. Ce nombre est resté
borné et faible pour, encore une fois, ne pas obtenir d’hyper-périodes trop élevées.
Sur un seul jeu de tâches les hyper-périodes sont habituellement faibles, mais il faut
prendre en compte ici que l’hyper-période se calcule sur le système entier, à savoir
sur les quatre jeux de tâches associés aux VMs. Les jeux de tâches avec une hyper-
période supérieure à 30000 ne sont pas sauvegardés, celles-ci étant déjà trop grandes
pour effectuer des simulations dans un temps raisonnable pour une seule VM. De
plus, nous avons réussi à obtenir un grand nombre de jeux de tâches différents avec
une hyper-période bornée (plus de 15000000).

Tous les jeux de tâches générés sont ainsi conservés dans une base de données
dédiée, utilisant MongoDB1. Cela permet de conserver une certaine souplesse sur les
données conservées, la base de données étant NoSQL2. L’utilité principale de cette
base est de pouvoir, lors des simulations, sélectionner quatre jeux de tâches aléatoi-
rement répondant aux conditions voulues et évaluer l’efficacité des algorithmes de
manière la moins biaisée possible. Les utilisations retenues pour la plupart des simu-
lations sont comprises entre 0.1 et 0.2 d’utilisation pour les jeux de tâches des trois
premières VMs et une utilisation allant de 0.3 à 0.4 pour la dernière. Nous présen-
tons dans la Table 7.1 un exemple de jeu de tâches généré par la méthode présentée,
et enregistré dans la base données MongoDB.

Ce sont tous les jeux de tâches ainsi générés qui nous permettront de n’avoir qu’à
tirer aléatoirement des jeux de tâches dans cette base de données pour procéder aux
simulations.

7.2 Outil de simulation d’ordonnancement temps réel

Avant de présenter notre simulateur, nous commençons par un bref historique de
son développement, de son objectif et de ses différentes fonctions. Nous détaillons
ensuite l’algorithme utilisé pour les simulations présentées dans ce manuscrit.

1https://www.mongodb.com/fr
2Not Only SQL est une classe de base de données opposée aux bases de données relationnelles

https://www.mongodb.com/fr
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7.2.1 Historique de l’outil de simulation

Une première version du simulateur a été développée avant cette thèse. En effet,
un premier stage en Master 1 consistait à développer un simulateur d’ordonnance-
ment temps réel qui se voulait le plus générique possible. L’objectif était ainsi de
pouvoir ajouter facilement différents algorithmes et différentes approches liées aux
algorithmes temps réel. Pour parvenir à un tel simulateur, le premier objectif a été
d’étudier ce qui pouvait se faire dans le domaine de l’ordonnancement temps réel.
Le projet consistait donc, après lecture de différents états de l’art, à d’abord détermi-
ner un design logiciel le plus générique possible.

Le simulateur d’ordonnancement temps réel a donc été développé en Java, lan-
gage choisi pour sa portabilité. De plus, ce langage est largement utilisé et comme il
est orienté objet, cela facilite le développement d’un outil générique. Les premières
fonctionnalités étaient ainsi diverses : le simulateur devait supporter différents types
d’algorithmes d’ordonnancement, supporter les architectures mono-cœur et multi-
cœurs, et supporter le plus d’approches possibles. Il était ainsi possible d’ajouter
des algorithmes en-ligne, hors-ligne, de changer l’ordonnanceur, de créer des algo-
rithmes, de créer des jeux de tâches, de créer de nouveaux modèles de tâches (en
plus des modèles périodiques et sporadiques déjà implémentés). Ce simulateur de-
vait permettre également de prendre en compte des paramètres liés à l’architecture,
tels que les consommations énergétiques des tâches, ainsi que la recharge possible
des batteries, pour supporter les algorithmes prenant en compte la consommation
énergétique pour l’optimiser.

Une fois cette base réalisée, la généricité et la simplicité du simulateur ont été
testées par un ensemble d’étudiants de Master 2. En effet, le simulateur a été pro-
posé comme base pour des projets lors de ma dernière année d’étude de Master.
Le but était alors de le mettre à l’épreuve, en permettant à tout un groupe de per-
sonnes de l’utiliser et de le compléter en ajoutant de nouvelles fonctionnalités et de
nouvelles approches. Il s’agissait alors de revoir le design logiciel si nécessaire, à
l’aide de regards extérieurs pour déterminer si tout était fonctionnel. Lors de ces es-
sais, différentes fonctionnalités pour prendre en compte l’architecture matérielle ont
été ajoutés par différentes personnes, comme par exemple les caches classiques, les
caches à mémoire partagée, les caches à mémoire semi-partagée, les coûts de migra-
tion des tâches d’un cœur à l’autre dans un contexte multi-processeurs.

Afin de ne pas avoir à changer le code du simulateur pour changer les simula-
tions, nous avons ajouté des parsers Json3 pour prendre en compte tous ces ajouts,
choisir le jeu de tâches, l’architecture matérielle et l’algorithme utilisé. À ce moment-
là, aucun nouvel algorithme n’a été ajouté, le but était uniquement de reprendre une
multitude d’algorithmes déjà existants, utilisant des approches les plus diversifiées
possibles, et de les ajouter au simulateur. De plus, le code du simulateur était dis-
ponible sur un dépôt GitHub pour que le travail puisse être partagé. Mais ce travail
n’étant qu’un projet étudiant, le dépôt est resté privé. Le simulateur aurait nécessité
une plus grande documentation et un maintien régulier pour pouvoir être mis en
ligne publiquement.

Ce simulateur a ensuite été modifié pendant la thèse pour supporter le modèle
hiérarchique à deux niveaux. Parmi ces modifications, nous avons supprimé tous les
éléments architecturaux et les modèles de tâches non utilisés.

Ensuite, nous y avons intégré progressivement les différents algorithmes propo-
sés au cours de cette thèse pour vérifier leur fonctionnement, mais également pour
pouvoir déterminer leur efficacité et finalement les comparer. Pour cela une base de

3https://www.json.org/json-fr.html

https://www.json.org/json-fr.html
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BDD MongoDB

Jeux de tâches
Taux de succès
par algorithme

Outil de génération de jeux de tâches

Outil de simulation d’or-
donnancement temps réel

Génération aléatoire

Extraction Résultat

FIGURE 7.1 : Liens entre le générateur de tâches, le simulateur et la
base de données MongoDB

données a été créée pour stocker tous les résultats. Comme expliqué dans la Sec-
tion 7.1, le choix s’est porté sur le framework opensource MongoDB pour sa sou-
plesse d’utilisation, son fonctionnement sans modèle prédéfini qui permet d’ajouter
facilement des éléments à ce qui est déjà enregistré dans la base de données. Nous
l’avons également choisi pour son interface avec Java, qui permet de convertir des
classes Java entières en objet de la base de données. Toutes les manipulations de
la base de données peuvent ainsi se faire directement en Java depuis le simulateur.
Nous montrons dans la Figure 7.1 comment sont agencées les différentes parties des
outils développés au cours de cette thèse.

Après avoir ajouté ce modèle et ces différentes fonctionnalités, la dernière étape
du simulateur a été d’ajouter l’algorithme d’ordonnancement Dual Priority. Grâce
aux choix de généricité précédent, peu de changements au sein du simulateur ont
dû être effectués.

Comme nous l’avons vu dans les chapitres précédents, notamment pour la Dual
Priority (Chapitre 6), certains des algorithmes utilisés peuvent avoir besoin de beau-
coup de ressources que ce soit en puissance de calcul ou en mémoire vive. De plus,
pour pouvoir valider nos algorithmes, il faut les appliquer sur de nombreux exemples,
et donc de nombreux jeux de tâches. Cela entraîne donc des temps de simulation ex-
cessifs sur des machines équipées d’un processeur standard et d’une relativement
faible quantité de mémoire. Nous avons dû utiliser des machines plus puissantes,
dédiées aux calculs hautes performances, pour pouvoir lancer plus de simulations
et obtenir des résultats bien plus rapidement. Certains calculs se sont en effet avérés
impossibles avec une mémoire vive inférieure à 16 Go et d’autres pouvaient prendre
plusieurs jours, voire des semaines. Nous sommes ainsi passés de machines de bu-
reau avec en général 8 cœurs et 16 giga octets de Random Access Memory (RAM) à
des serveurs allant jusqu’à 64 cœurs et 256 giga octets de RAM.

Mais un tel passage à l’échelle a soulevé de nouveaux problèmes. Ainsi, la plu-
part des classes ont dues être modifiées pour ne plus dépasser les limites mémoires
de la machine virtuelle Java. Par exemple, certaines d’entre-elles enregistraient l’or-
donnancement complet de toutes les tâches dans une variable pour l’afficher par la
suite. En effet, nous rappelons que le premier objectif du simulateur était de valider
les algorithmes d’ordonnancement et donc de conserver les ordonnancements pro-
duits (que ce soit pour les VMs ou les tâches ou sein des VMs). Ici, la conservation
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de tous ces éléments nécessitaient trop de mémoire RAM pour conserver jusqu’à
l’hyper-période, surtout en allant jusqu’à 64 simulations simultanées. De plus, le
but n’était plus de trouver ces ordonnancements mais uniquement d’indiquer si l’or-
donnancement était faisable ou non. Le simulateur a donc été modifié pour ne plus
conserver toutes ces données qui devenaient considérables sur de grandes hyper-
périodes.

Il a ainsi été nécessaire de revoir toutes les empreintes mémoire des différentes
classes utilisées pour les réduire au minimum. Ces améliorations auraient pu être
poussées à l’extrême, mais cela aurait été trop coûteux en temps de développement,
en plus de rompre le contrat de base du simulateur, qui était d’être lisible et géné-
rique. En effet, pour réduire encore plus les empreintes mémoires, nous aurions pu
ne plus passer par les différentes classes déjà construites, et tout refaire pour pou-
voir libérer la mémoire dès que possible, et recalculer toutes les données au fur et
à mesure, uniquement lorsque celles-ci sont nécessaires. L’inconvénient d’une telle
façon de simuler est la lisibilité du code, mais également l’utilisation des différents
cœurs des Central Processing Unit (CPU) qui aurait été décuplée à chaque nouveau
calcul des données lorsqu’elles sont à nouveau nécessaires.

La version finale du simulateur contient 26630 lignes de code (sans compter les
lignes vides ni les commentaires) réparties en 200 classes différentes. Actuellement,
le simulateur est réservé à un usage interne, mais il serait possible d’envisager de le
rendre public. Pour cela, il faudrait d’abord procéder à un nouveau design pour cer-
taines parties, qui n’étaient destinées qu’à être utilisées qu’une seule fois, comme par
exemple certaines simulations. Un code pour de simples simulations peut représen-
ter des classes spécifiques pour accéder à la base de données, en extraire les données,
en insérer de nouvelles dans une base de données résultats, et bien d’autres. Tous ces
détails, avec en plus un manque de temps pour effectuer des patchs réguliers selon
les retours des utilisateurs nous ont poussé à le restreindre à un usage interne. Un
dernier développement a été nécessaire pour lancer automatiquement les simula-
tions et obtenir les différents résultats de cette thèse.

7.2.2 Algorithme de simulation

Pour cela, nous avons développé l’algorithme présenté ci-dessous dans l’Algorithme 19,
présenté en trois parties. Cet algorithme utilise une structure supplémentaire : ρ pour
définir les VMs. Cette structure contient les attributs suivants :

• ρ représente une liste de quatre VMs.

• ρi représente la iéme VM de la liste.

• ρi.taskset représente le jeu de tâches associé à la iéme VM.

• ρi.ordo est une variable booléenne représentant si le jeu de tâches de la iéme VM
est ordonnançable. Ce booléen est initialisé à faux.

• ρi.U représente l’utilisation donnée à la VM qui sera utilisée par les différents
algorithmes. Si les algorithmes n’ont pas besoin de cette valeur, elle n’est pas
forcément définie. Cette variable est utilisée principalement par l’algorithme
proportionnel itératif.

Nous résumons le fonctionnement de l’algorithme dans la Figure 7.2. Dans cette
figure, nous montrons à nouveau la base de données MongoDB, qui nous sert d’en-
trée pour les simulations. En effet, la première étape est d’extraire quatre jeux de
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tâches aléatoires de cette base de données, pour ensuite effectuer la première simu-
lation. La première simulation est la plus complète : elle permet de tester la combi-
naison de tous les algorithmes précédemment définis. Dans cette première simula-
tion, nous testons donc l’approche harmonique, qui nous donne un ordonnancement
pour le plus de VMs possibles. Nous testons ensuite ces ordonnancements, avec la
priorité fixe (FP dans la figure) et la Dual Priority (DP dans la figure). Pour toutes les
VMs qui n’ont pas pu avoir un ordonnancement respectant les échéances des tâches,
nous appliquons ensuite l’algorithme proportionnel itératif (API dans la figure), ce
qui nous donne à nouveau des ordonnancements pour les VMs, que nous testons
en priorité fixe et en Dual Priority au niveau des tâches. Nous obtenons ainsi toutes
les VMs avec les ordonnancements associés si les tâches respectent leurs échéances
pour chaque algorithme. Nous enregistrons alors ces informations dans la base de
données MongoDB. Pour la seconde simulation, il s’agit des mêmes étapes, mais
sans l’approche harmonique.

Simulation 1 : Cet algorithme commence par extraire aléatoirement quatre jeux
de tâches de la base de données présentée dans la Section 7.1 (Ligne 1). ρ contient les
quatre jeux de tâches qui seront attribués à chaque VM. En effet, pour les besoins des
simulations et que celles-ci restent représentatives d’un système réel, nous n’avons
sélectionné aléatoirement que quatre jeux de tâches, pour quatre VMs. L’utilisation
de chaque jeu de tâches est également fixée par la base de données.

La Ligne 2 initialise un tableau contenant les overheads pour les VMs. Nous
choisissons ici seulement les valeurs 0 (absence d’overhead) et 1. Nous effectuons
ici une simplification par rapport à tous les cas possibles : il serait intéressant de
fixer des overheads différents sur chaque VM, mais pour simplifier les simulations
et surtout économiser en temps de calcul, lors de ces simulations, nous avons plutôt
opté pour ces deux cas seulement.

La Ligne 3 exécute donc une simulation complète pour chaque overhead sou-
haité. À la Ligne 4 nous fixons un facteur α qui définit le pourcentage maximal que
peut représenter l’overhead par rapport à la période d’une VM. Par exemple, avec
un overhead donné de 1, la période minimale de la VM est alors fixée à 50, d’après
l’Équation (3.23) (Page 72).

Ayant fixé les paramètres des VMs, nous pouvons maintenant essayer d’ordon-
nancer le plus de VMs possibles de la liste de manière harmonique. Pour cela, nous
devons commencer par déterminer les périodes minimales (Ligne 5) et maximales
(Ligne 6) de la première VM. À l’aide de ces bornes, nous pouvons ensuite calculer
les paramètres de la première VM (Ligne 7). C’est-à-dire son temps d’exécution C1,
sa période T1, ainsi qu’une variable booléenne sched indiquant si les tâches de la VM
respectent leurs échéances ou non.

Nous initialisons ensuite une liste vide (Ligne 8) qui nous permettra de sauve-
garder toutes les VMs qui ont pu être ordonnancées par l’algorithme harmonique
et dont toutes les tâches respectent leurs échéances. Avant de vérifier cela, nous
devons d’abord vérifier que la première VM a pu être ordonnancée, et que toutes
ses tâches respectent leurs échéances (Ligne 9). Si tel est le cas, nous pouvons alors
ajouter la première VM dans la liste des VMs ordonnançables en mode harmonique
(Ligne 10), puis chercher les paramètres (durée d’exécution et période) des autres
VMs de manière harmonique (Ligne 11). Nous créons ensuite trois listes destinées à
contenir des VMs (Ligne 25). Ces listes nous serviront à déterminer quelles VMs ont
pu être ordonnancées de manière harmonique et dont toutes les tâches respectent
leurs échéances en utilisant RM, mais également celles qui n’ont pas pu l’être et,
enfin, celles dont les tâches respectent leurs échéances grâce à la Dual Priority.
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BDD MongoDB
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FIGURE 7.2 : Fonctionnement de l’algorithme de simulation
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Algorithme 19 : Algorithme final utilisé pour les simulations (1/3)

1 ρ = extractionAléatoire(Base de données MongoDB);
2 entier[] overheads = {0, 1}; // Il est possible de simuler pour plus de

valeurs d’overheads
3 pour chaque overhead ∈ overheads faire
4 α = 0.02;
5 T1

min = Période minimale de la première VM donnée par l’Équation (3.25);
// Équation Page 73

6 T1
max = Période maximale de la première VM donnée par
l’Équation (3.31); // Équation Page 74

7 ρ1(C1), ρ1(T1), sched = Algorithme 2(T1
min, T1

max, ρ1.taskset);
// Paramètres de la première VM (algorithme Page 78)

8 listeVMHarmo = ∅;
9 si sched alors

10 listeVM.add(ρ1);
11 listeVM = Algorithme 3(ρ); // Paramètres des VM harmoniques

(algorithme Page 79)
12 listeVMHarmoFP, listeVMNonHarmoFP, listeVMHarmoDP = ∅;
13 ordoVMs = Algorithme 4(ρ1, listeVM); // Ordonnancement des VMs

harmoniques (algorithme Page 83)
14 pour chaque ρi ∈ listeVM faire
15 si ρi ordonnançable d’après Équation (3.12) appliquée sur ordoVMs[i];

// Équation Page 70
16 alors
17 listeVMHarmoFP.add(ρi);
18 sinon
19 listeVMNonHarmoFP.add(ρi);

20 pour chaque ρi ∈ listeVMNonHarmoFP faire
21 τ = Algorithme 15(ρi.taskset, ρi.ordo); // Test d’ordonnancement

Dual Priority (algorithme Page 137)
22 si τ 6= ∅ alors
23 ρi.taskset = τ;
24 listeVMHarmoDP.add(ρi);

25 listeVMHarmo.add(listeVMHarmoFP
⋃

listeVMHarmoDP);
26 listeVMNonHarmo = ρ \ listeVMHarmo;
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Algorithme final utilisé pour les simulations (2/3)

27 pour chaque ρi ∈ listeVMNonHarmo faire
28 ρi.U = Calcul de l‘utilisation accordée à la VM via l’Équation (5.14);

// Équation Page 108

29 tmax = ppcm(listeVMNonHarmo.U, listeVMHarmo);
30 booléen déjàOrdo[0 . . . tmax] = conversion(∀ρi.ordo ∈ listeVMHarmo,

tmax);
31 listeVMP f airFP, listeVMP f airDP, listeVMNonP f airFP = ∅;
32 pour chaque ρi ∈ listeVMNonHarmo faire
33 booléen ordoVM[0 . . . tmax] = Algorithme 9(ρi.U, déjàOrdo, tmax);

// Algorithme proportionnel itératif (algorithme Page 107)
34 ordonnançable = simulationFP(ρi, ordoVM);
35 si ordonnançable alors
36 listeVMP f airFP.add(ρi);
37 déjàOrdo.add(ordoVM);
38 sinon
39 τ = Algorithme 15(ρi.taskset, ρi.ordo); // Test d’ordonnancement

Dual Priority (algorithme Page 137)
40 si τ 6= ∅ alors
41 ρi.taskset = τ;
42 listeVMP f airDP.add(ρi);
43 déjàOrdo.add(ordoVM);

44

45

46
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Algorithme final utilisé pour les simulations (3/3)

47 pour chaque ρi ∈ ρ faire
48 ρi.U = Calcul de l‘utilisation accordée à la VM via l’Équation (5.14);

// Équation Page 108

49 tmax = ppcm(ρ);
50 listeVMP f airSeulFP = ∅;
51 listeVMP f airSeulDP = ∅;
52 booléen déjàOrdo[];
53 pour chaque ρi ∈ ρ faire
54 booléen ordoVM[] = Algorithme 9(ρi.U, déjàOrdo, tmax);

// Algorithme proportionnel itératif (algorithme Page 107)
55 ordonnançable = simulationFP(ρi, ordoVM);
56 si ordonnançable alors
57 listeVMP f airSeulFP.add(ρi);
58 déjàOrdo.add(ordoVM);
59 sinon
60 τ = Algorithme 15(ρi.taskset, ρi.ordo); // Test d’ordonnancement

Dual Priority (algorithme Page 137)
61 si τ 6= ∅ alors
62 ρi.taskset = τ;
63 listeVMP f airSeulDP.add(ρi);
64 déjàOrdo.add(ordoVM);

65

66

67
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Nous cherchons ensuite l‘ordonnancement des VMs de façon à ce qu’elles soient
ordonnancées de manière harmonique (Ligne 13). La liste ordoVMs contient alors
pour chaque VM son ordonnancement complet. Une fois l’ordonnancement trouvé,
nous testons pour chaque VM ordonnancée de manière harmonique (Ligne 14) si
toutes les tâches de cette VM respectent leurs échéances en utilisant un algorithme de
priorité fixe, puis le temps de réponse donné par l’Équation (3.12) (Page 70) appliqué
à l’ordonnancement de la VM étudiée (Ligne 16). Si cet ordonnancement est trouvé,
la VM est alors ajoutée à la liste des VMs ordonnançables de manière harmonique
(listeVMHarmoFP) en utilisant la priorité fixe (Ligne 17). Sinon, la VM est ajoutée à
la liste des VMs dont les tâches ne sont pas ordonnançables (listeVMNonHarmoFP)
en utilisant un algorithme de priorité fixe (Ligne 19).

La suite consiste à tester, pour chaque VM dont un ordonnancement harmo-
nique a été trouvé mais dont les tâches ne respectent pas leurs échéances en prio-
rité fixe (Ligne 20), si les tâches peuvent être ordonnancées utilisant la Dual Priority
(Ligne 21) et donc avoir de nouveaux paramètres associés. Si tel est le cas (Ligne 22),
le jeu de tâches, avec de nouveaux paramètres répondant à la Dual Priority, est ac-
tualisé (Ligne 23) et la VM est ajoutée à la liste des VMs harmoniques dont les tâches
sont ordonnancées à l’aide de la Dual Priority (Ligne 24).

À ce stade, nous avons connaissance de toutes les VMs qui ont pu être ordonnan-
cées de manière harmonique et dont les tâches respectent leurs échéances, que ce soit
grâce à de la priorité fixe ou la Dual Priority. Nous ajoutons ainsi toutes ces VMs à
la liste des VMs ordonnancées de manière harmonique (Ligne 25). Nous actualisons
également la liste complémentaire à celle-ci, contenant toutes les VMs qui n’ont soit
pas pu être ordonnancées de manière harmonique, soit dont les tâches n’ont pas pu
respecter leurs échéances (Ligne 26).

Passons à la seconde partie de l’algorithme. Nous pouvons maintenant appliquer
l’algorithme proportionnel itératif sur toutes les VMs qui n’ont pas pu être ordon-
nancées de manière harmonique. Pour commencer, nous devons d’abord parcourir
toutes les VMs dans la liste des VMs non harmoniques (Ligne 27, comme défini dans
le Chapitre 5, Équation (5.14), Page 108) et déterminer pour chacune leur utilisation
attribuée (Ligne 28).

Ensuite, il est possible de démarrer l’algorithme proportionnel itératif. Pour cela,
trois variables sont d’abord initialisées.

La première variable initialisée, tmax (Ligne 29), est calculée à partir du plus petit
commun multiplicateur des périodes des VMs déjà ordonnancées et du dénomina-
teur de l’utilisation des VMs à ordonnancer. Cela nous permettra de déduire le temps
tmax sur lequel les VMs doivent être ordonnancées pour des résultats optimaux.

La seconde variable à initialiser est un tableau de booléen appelé déjàOrdo (Ligne 30).
Ce tableau indique pour chaque pas de temps, jusqu’à l’instant tmax, si une VM est
déjà ordonnancée (valeur à VRAI) ou non (valeur à FAUX). Les ordonnancements
étant précédemment donnés dans des intervalles de temps, pour des raisons de sim-
plicité et de lisibilité, une conversion est alors nécessaire. Cette conversion prend en
entrée tous les ordonnancements de toutes les VMs déjà ordonnancées et indique à
chaque instant si une VM est ordonnancée. Dans la suite, ce tableau sera actualisé à
chaque nouvelle VM ordonnancée par l’algorithme.

Trois listes vides sont ensuite initialisées (Ligne 31) : listeVMP f airFP, listeVMP f airDP
et listeVMNonP f airFP. Elles contiennent respectivement la liste des VMs qui ont
pu être ordonnancées par l’algorithme proportionnel itératif et dont les tâches res-
pectent leurs échéances en étant ordonnancées par RM, les VMs ordonnancées dont
les tâches respectent leurs échéances grâce à RM, et la liste des VMs dont les tâches
ne respectent pas leurs échéances via RM.
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La suite, Ligne 32 à Ligne 37 est l’algorithme proportionnel itératif lui-même. Il
est ainsi appliqué à chaque VM pour laquelle un ordonnancement harmonique n’a
pas été trouvé ou pour laquelle les tâches n’ont pas pu respecter leurs échéances
(Ligne 32). Un tableau booléen contenant l’ordonnancement de chaque VM est en-
suite calculé par l’algorithme proportionnel itératif (Ligne 33). Une simulation est
ensuite effectuée (comme définie dans le Chapitre 6) pour vérifier si les tâches de
cette VM, avec l’ordonnancement trouvé, respectent leurs échéances en utilisant RM
comme algorithme d’ordonnancement pour les tâches (Ligne 34). Si toutes les tâches
de la VM étudiée sont ordonnançables (Ligne 35), la VM est alors ajoutée à la liste des
VMs pour lesquelles un ordonnancement proportionnel itératif est trouvé et dans la-
quelle toutes les tâches respectent leurs échéances grâce à RM (Ligne 36). La variable
déjàOrdo est ensuite actualisée (Ligne 37), puisqu’une nouvelle VM est traitée.

En revanche, si toutes les tâches n’étaient pas ordonnançables par RM, il faut
alors appliquer l’algorithme Dual Priority (Ligne 39). Si toutes les tâches sont or-
donnançables en utilisant cet algorithme d’ordonnancement, le jeu de tâches de la
VM est alors mis à jour avec les nouveaux paramètres (Ligne 41), la VM est ajoutée
à la liste des VMs ordonnançables avec l’algorithme proportionnel itératif et Dual
Priority pour le niveau des tâches (Ligne 42) et la variable déjàOrdo est actualisée
(Ligne 43).

Simulation 2 : La suite (Lignes 47 à 64) de l’algorithme consiste à effectuer à
nouveau les étapes à partir de la Ligne 27, mais cette fois en ne considérant plus les
VMs déjà ordonnancées par l’algorithme harmoniques, nous testons uniquement les
résultats de l’algorithme proportionnel itératif seul. Puisqu’aucune différence parti-
culière n’est à noter, nous n’entrerons pas plus dans les détails sur cette partie de
l’algorithme.

Grâce à cet algorithme, nous avons pu mener à bien des expériences pour obte-
nir différents taux de succès, grâce aux différentes listes utilisées dans l’algorithme
que nous avons ensuite enregistrées dans une base de données, pour en extraire les
différents taux de succès.

7.2.3 Expériences

Comme indiqué dans la Section 4.4 du Chapitre 4, dans la Section 5.4 du Chapitre 5
et la Section 6.4 du Chapitre 6, c’est l’algorithme de la Section 7.2 qui est utilisé pour
obtenir tous les résultats de simulations.

Parmi les résultats obtenus, nous avons pu obtenir des taux de succès en fonc-
tion de l’utilisation pour l’algorithme harmonique seul, avec la priorité fixe pour
l’ordonnancement des tâches (Section 4.4 du Chapitre 4). Nous avons d’abord cher-
ché à obtenir des résultats sur des systèmes chargés (avec une utilisation allant de
0.63 à 1) pour quatre VMs sans overhead. Nous avons ensuite cherché à comparer
ces taux de succès en ajoutant les overheads sur les VMs. Mais avec un tel nombre
de VMs et des systèmes autant chargés, l’augmentation de la charge impliquée par
l’overhead réduit alors trop les taux de succès, et nous n’avons pu en observer que
pour les cas où exactement une VM est ordonnancée, puis exactement deux VMs.
Puisque le but de cet algorithme est de trouver un premier ordonnancement pour
les VMs, les taux de succès restent très faibles. C’est pour cela que nous avons en-
suite cherché à compléter l’ordonnancement trouvé par cet algorithme.

Nous avons ensuite déterminé les taux de succès de l’algorithme précédent com-
plété par un second : l’algorithme proportionnel itératif (Section 5.4 du Chapitre 5).
Cette fois-ci, nous avons pu obtenir un taux de succès s’appliquant sur toutes les
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VMs et ainsi obtenir le taux de succès final de cette première solution. Pour des sys-
tèmes à quatre VMs aussi chargés, les premiers résultats sont satisfaisants : nous
arrivons à un taux de succès de 65% pour une utilisation de 0.63 jusqu’à descendre
à un taux de succès de 0% pour une utilisation de 0.9.

Nous avons donc cherché à aller plus loin, en intégrant la Dual Priority comme
algorithme d’ordonnancement pour le second niveau, c’est-à-dire les tâches. Pour
cela, nous avons utilisé l’algorithme FDMS. Nous avons ensuite obtenu de nouveaux
taux de succès à l’aide de cette approche, en l’intégrant que ce soit sur la partie
harmonique ou sur l’algorithme proportionnel itératif. Les taux de succès sont dans
la Section 6.4 du Chapitre 6. C’est ici que nous obtenons les taux de succès les plus
aboutis pour tous nos travaux. Nous obtenons ainsi un taux de succès de 90% pour
une utilisation de 0.63 qui descend de manière linéaire jusqu’à un taux de succès de
0% proche d’une utilisation de 1. Pour un modèle hiérarchique à deux niveaux, cette
combinaison est la meilleure obtenue au cours de cette thèse.

Avec de tels taux de succès et puisque cette thèse est liée au projet CEOS, nous
avons cherché à produire un outil de configuration automatique des VMs à partir de
nos algorithmes pour que nos algorithmes soient directement utilisés dans le projet.
C’est ce que nous présentons dans la section suivante.

7.3 Outil de configuration des VMs

Dans cette section, nous présentons les différents travaux d’implémentation réalisés
pour pouvoir utiliser les algorithmes développés précédemment dans une applica-
tion réelle : celle du projet CEOS. Pour cela, nous commençons par définir les besoins
du projet puis nous présentons les différentes fonctionnalités et options de l’outil dé-
veloppé.

Comme vu au début du Chapitre 1, le projet CEOS associe les industriels Thalès,
Alerion, EDF, Enedis, Aéroport de Caen et les laboratoires de l’INRIA Nancy-Grand
Est, Inria Paris et de l’ESIEE pour développer un drone autonome. Dans ce projet,
le système embarqué par le drone repose sur trois catégories d’applications isolées
par sécurité dans des VMs différentes. Ces VMs sont contrôlées par l’hyperviseur
PikeOS. PikeOS est à la fois un système d’exploitation temps réel et un hyperviseur
certifié avionique ARINC 653 et Multiple Independent Levels of Security (MILS)
(voir Section 2.3.2 du Chapitre 2). Celui-ci permet d’utiliser un modèle hiérarchique
à deux niveaux. En effet, PikeOS permet d‘ordonnancer des VMs qui elles-mêmes,
exécutent des tâches. La difficulté ici pour cet hyperviseur est qu’il faut détermi-
ner les temps d’activation de chaque VM “à la main”, sous la forme d’un schéma
qui est répété dans le temps. Les tâches sont donc connues, mais il faut calculer
l‘ordonnancement des VMs. C’est ici que les résultats de cette thèse entrent en jeu,
puisque nous pouvons calculer ces ordonnancements à l’aide de nos algorithmes im-
plantés dans un outil spécifique. Cet outil, lui aussi, a été développé en Java, afin de
pouvoir être utilisé le plus largement possible sur un grand nombre de plateformes.

Cet outil prend ainsi un fichier d’entrée, écrit en Json, pour plus de portabilité
et de simplicité pour l’utilisateur, et produit l’ordonnancement des VMs. Le résultat
est également produit sous la forme d’un fichier Json. Cela permet de le parser en-
suite facilement pour configurer automatiquement CODEO, l’outil de configuration
de PikeOS. Aucun autre paramètre supplémentaire n’est renseigné en dehors des
fichiers Json d’entrée. Le but était de pouvoir utiliser ce programme facilement sans
jamais avoir à modifier les sources.
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L’outil contient donc un premier parser, qui permet de lire le Json donné en en-
trée. Ce Json contient les différents jeux de tâches des différentes VMs pour pouvoir
ensuite en déduire un ordonnancement pour les VMs. Pour le projet CEOS une op-
tion a été ajoutée : la possibilité de ne fournir que les utilisations des VMs et non
pas le jeu de tâches entier. En effet, dans les premiers mois, les tâches n’étaient pas
connues.

Pour pallier les différents problèmes qui pourraient survenir en ne donnant que
les utilisations des tâches, d’autres données sont requises. L’utilisateur doit spécifier
la valeur de la période minimale et maximale pour chaque VM dont seule l’utili-
sation est donnée. En effet, l’algorithme déterminait automatiquement ces valeurs
minimum et maximum en fonction du jeu de tâches associé. Cette étape supplémen-
taire est obligatoire pour tout jeu de tâches qui n’est pas spécifié mais dont seule
l’utilisation est spécifiée.

D’autres options ont été ajoutées. Il est par exemple possible, lorsque le jeu de
tâches est donné, de choisir si l’ordonnançabilité du jeu de tâches doit être testée.
Une des fonctionnalités demandée était de pouvoir prendre en compte un nombre
indéterminé de tâches, puisque leur nombre n’est pas toujours connu à l’avance.

L’outil étant demandé assez tôt dans la chronologie du projet CEOS, il y avait
beaucoup d’inconnues, il fallait pouvoir anticiper le plus de comportements pos-
sibles tout en étant le plus souple possible. Dans ce but, notre outil permet de choisir
les différents algorithmes utilisés. Ainsi, par défaut, l’outil ne va créer que des ma-
chines virtuelles avec des périodes harmoniques entre-elles (algorithmes du Cha-
pitre 4). Mais comme nous l’avons vu, cet algorithme a un taux de succès faible, il a
été pensé pour être complété par un autre algorithme, à savoir celui du Chapitre 5.

Il est également possible de définir les overheads des différentes VMs, s’ils sont
connus. Ceux-ci pourront ensuite être pris en compte lors des vérifications d’or-
donnancement des tâches, mais également directement dans les algorithmes eux-
mêmes, comme par exemple, l’algorithme qui fonctionne avec les périodes harmo-
niques.

L’ajout des overheads implique également l’ajout d’un facteur α. Ce facteur α
permet de définir le pourcentage maximum que peut prendre l’overhead d’une VM
par rapport à sa période, comme nous l’avions vu dans le Chapitre 4.

Finalement, ce troisième outil permet d’appliquer et valider les algorithmes pro-
duits au cours de cette thèse sur un projet réel tout en les adaptant aux besoins du
projet.
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Chapitre 8

Conclusion et perspectives

Dans ce dernier chapitre, nous commençons par rappeler le modèle hiérarchique à
deux niveaux utilisé au cours de cette thèse. Ce modèle a été choisi car il permet
de représenter la manière dont les tâches sont mises en œuvre dans PikeOS. Nous
rappelons ensuite les algorithmes présentés pour ordonnancer les VMs ainsi que les
tâches en considérant ce modèle hiérarchique à deux niveaux. Enfin, nous envisa-
geons les perspectives de recherche pour continuer ces travaux.
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Dans ce manuscrit, nous avons apporté une solution à un problème général im-
portant : «comment trouver un ordonnancement pour des VMs afin de permettre
d’ordonnancer le plus de tâches possibles au second niveau tout en respectant leurs
échéances?». Ce travail a été appliqué concrètement à l’hyperviseur PikeOS. Dans
un premier temps, nous avons étudié le modèle hiérarchique à deux niveaux. Nous
avons proposé une analyse d’ordonnançabilité pour un système de tâches ordon-
nancées avec ce modèle. Dans un second temps, nous nous sommes intéressés à
proposer une approche d’ordonnancement pour les VMs qui soit la plus simple pos-
sible à mettre en œuvre. L’algorithme d’ordonnancement résultant de cette approche
est basé sur un ordonnancement avec des VMs ayant des périodes harmoniques.
Après avoir constaté que les performances en terme d’ordonnançabilité de cet al-
gorithme ne permettaient pas d’obtenir un taux de succès suffisamment élevé (0%
pour quatre VMs), nous avons proposé une seconde approche d’ordonnancement
pour les VMs. Cette seconde approche complète la première dans le sens où elle
trouve un ordonnancement pour les VMs qui n’ont pas pu être ordonnancées par la
première approche. L’algorithme résultant de cette seconde approche d’ordonnance-
ment est appelé algorithme proportionnel itératif. Le nombre de systèmes ordonnan-
çables obtenu par cet algorithme est bien plus élevé que celui obtenu par le premier
(environ 60% pour une utilisation de 0.63). Afin d’enrichir notre étude et utiliser
les ressources matérielles au maximum, nous avons également considéré l’approche
Dual Priority pour remplacer l’ordonnancement à priorités fixes pour les tâches or-
donnancées dans les VMs. Afin de pouvoir comparer les performances en terme
d’ordonnançabilité de ces différentes approches, nous avons développé un outil de
simulation d’ordonnancement temps réel. Grâce à cet outil, nous avons pu simuler le
fonctionnement de tous les algorithmes développés durant de cette thèse et mesurer
les performances en terme d’ordonnançabilité de différentes combinaisons d’algo-
rithmes. La conclusion de cette étude est que l’approche la plus efficace consiste en
un ordonnancement harmonique pour les VMs, complété par l’algorithme propor-
tionnel itératif et Dual Priority pour l’ordonnancement des tâches (nous atteignons
presque 100% de taux de succès pour une utilisation de 0.63).

8.1 Modèle hiérarchique à deux niveaux

Pour la mise en œuvre de ce modèle, nous avons tout d’abord étudié le fonctionne-
ment de l’hyperviseur PikeOS qui a été retenu de par le contexte applicatif du projet
CEOS. Durant cette étude, nous nous sommes intéressés à des algorithmes fonction-
nant avec un nombre variable de VMs. En effet, à ce stade de développement du
projet CEOS, le nombre de VMs nécessaire n’avait pas encore été statué. Une fois les
besoins applicatifs affinés, il s’est avéré qu’un système composé de quatre VMs était
suffisant pour répondre au cahier des charges. C’est pourquoi nous avons réalisé nos
tests en simulant des systèmes composés de quatre VMs.

PikeOS permet de spécifier une date de début et de fin d’exécution pour cha-
cune des VM dont il a la charge. Néanmoins, aucun outil n’est fourni pour calcu-
ler le meilleur ordonnancement pour l’ensemble de ces VMs. Nous avons donc un
nombre déterminé de VMs, ainsi que de tâches dans chaque VM. Les paramètres
de ces tâches et de ces VMs sont connus et nous avons alors besoin d’un outil pour
déterminer les dates de début et de fin d’exécution des VMs. L’ordonnancement des
VMs n’étant paramétrable que par la spécification d’une table d’ordonnancement,
nous avons besoin d’un algorithme hors-ligne nous permettant de la calculer.
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L’originalité des travaux de cette thèse réside dans le fait que, jusqu’à mainte-
nant, les modèles hiérarchiques étaient définis en considérant des serveurs de tâches
et les études sur ces modèles se concentraient sur des approches d’ordonnancement
en ligne. Dans ce manuscrit, nous considérons une approche d’ordonnancement
hors-ligne et proposons différents algorithmes qui déterminent les dates d’exécu-
tion des VMs a priori.

Une première étape a été de définir formellement le modèle utilisé dans ce ma-
nuscrit. Il a ensuite fallu déterminer une condition d’ordonnançabilité pour une
tâche s’exécutant au sein d’une VM, sachant que l’exécution de la tâche pouvait être
interrompue lorsque l’exécution de la VM était interrompue par l’hyperviseur. Pour
cela, nous avons déterminé les candidats d’instant critique des tâches qui permettent
de connaître le pire cas d’activation pour chacune d’entre-elles. En les activant à ces
instants précis, cela permet de s’assurer que si les tâches respectent leurs échéances
pour ces scénarios, alors elles respectent leurs échéances dans tous les cas.

Une fois ces candidats d’instant critique définis, nous avons établi deux formules
pour le calcul de temps de réponse : la première est une simplification de la seconde
adaptée à des VMs ordonnancées de manière harmonique dont les tâches sont or-
donnancées en priorité fixe. Grâce à l’harmonicité, nous nous assurons que la VM ne
soit ordonnancée qu’une seule fois par période d’activation, et ne soit pas préemptée
lors de son exécution.

La seconde formule de calcul de temps de réponse, quant à elle, fonctionne dans
un motif arbitraire d’activation d’une VM. La seule contrainte est ici de connaître à
l’avance l’ordonnancement de la VM étudiée. Elle peut en revanche être ordonnan-
cée un nombre arbitraire de fois au cours de sa période. Cette formule est basée sur
les candidats d’instant critique des tâches ordonnancées dans des VMs : il n’est pas
possible de savoir quel candidat sera l’instant critique. Cette formule permet ainsi
de tester les différents candidats afin de déterminer le temps de réponse pire cas des
différentes tâches au sein de la VM. Une fois les pires temps de réponse calculés,
nous pouvons déterminer si les tâches respectent leurs échéances.

À partir de ces différentes formules de temps de réponse, nous avons pu détermi-
ner les conditions d’ordonnançabilité sur les VMs. Ces conditions nous permettent
ainsi de déterminer les périodes minimales et maximales des VMs basées sur les
tâches au sein des VMs. Nous avons également pris en compte les overheads sur les
VMs. Ces overheads sont les coûts (en temps) de changement de contexte, c’est-à-
dire lorsque le système passe de l’exécution d’une VM à une autre.

C’est grâce à toutes ces conditions d’ordonnançabilité que nous pouvons ensuite
déterminer un premier ordonnancement pour les VMs prenant en compte les tâches
associées à chaque VM.

8.2 Ordonnancement des VMs

Ce premier ordonnancement étudié n’est pas voué à ordonnancer toutes les VMs du
système. Il permet en revanche d’en ordonnancer quelques-unes pour que les algo-
rithmes suivants aient moins de VMs à ordonnancer, mais également pour obtenir
des VMs avec les paramètres les plus simples possibles. De plus, les périodes des
VMs étant harmoniques entre-elles, l’hyper-période découlant d’un tel système est
bien plus restreinte qu’avec d’autres types d’ordonnancements. Cette propriété per-
met également d’obtenir des résultats plus rapides pour les algorithmes suivants.

L’algorithme d’ordonnancement proposé pour les premières VMs est un algo-
rithme utilisant l’harmonicité des périodes. Nous avons ainsi dans un premier temps
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défini ce qu’est l’harmonicité deux à deux entre les différentes périodes des VMs.
Nous en avons déduit de nouvelles conditions d’ordonnançabilité spécifiques à des
VMs harmoniques.

À partir de ces conditions, nous en avons déduit les paramètres de la première
VM la plus critique, c’est-à-dire son temps d’exécution et sa période. Pour cela, nous
avons utilisé une recherche dichotomique grâce aux bornes minimales et maximales
sur la période et nous avons vérifié l’ordonnancement des tâches avec les paramètres
trouvés. À partir des paramètres de la première VM, nous avons déduit les para-
mètres de toutes les autres VMs, par niveau de criticité décroissant, dans le cas d’une
période d’activation harmonique des VMs. Nous avons ainsi cherché à obtenir le
plus de VMs possibles avec des paramètres harmoniques.

À ce stade, nous n’avons déterminé que les paramètres des VMs harmoniques et
non les ordonnancements à proprement parler. Nous avons également testé unique-
ment si les tâches de la première VM respectaient leurs échéances. Pour pouvoir or-
donnancer les VMs, nous avons ainsi proposé un algorithme dérivé de l’état de l’art
pour lequel aucune formalisation n’avait été précisée. Pour cela, nous avons mis en
œuvre une approche couramment utilisée pour résoudre des problèmes d’optimisa-
tion : le «Bin Packing». Ce type d’algorithme est souvent utilisé en ordonnancement
temps réel pour répondre à des problèmes d’ordonnancement multi-cœurs par par-
titionnement, mais nous l’avons adapté ici à un problème avec un seul cœur.

Comme dit précédemment, notre premier algorithme utilisant l’approche har-
monique engendre un taux de succès qui n’est pas satisfaisant pour répondre aux
contraintes du projet CEOS. En effet, pour quatre VMs il est de 0% et pour trois VMs
il débute à 75% avec une utilisation totale du système de 0.63 pour chuter jusqu’à
20% avec une utilisation de 0.96. N’étant pas satisfaits du taux de succès, mais ayant
déjà une base de travail pour ordonnancer le plus de VMs possibles dans un système,
nous avons ensuite cherché un autre algorithme pour compléter l’ordonnancement
des VMs qui n’ont pas pu soit avoir de paramètres harmoniques, soit respecter les
échéances des tâches.

Pour cela, nous avons commencé par étudier les conditions d’ordonnançabilité
des tâches au sein des VMs, ainsi que les paramètres des VMs, pour lesquels les
tâches respectent leurs échéances. Nous avons également effectué des tests d’or-
donnancement de VMs pour déterminer quel type d’ordonnancement fonctionne
le mieux. Nous en avons déduit que plus la VM est exécutée régulièrement, plus les
tâches ont tendance à respecter leurs échéances. À partir de cette déduction, nous
avons pensé à un ordonnancement proche de P-fair.

Pour obtenir un tel ordonnancement, nous avions un pré-requis : nous devions
obtenir un ordonnancement prenant en compte des VMs déjà ordonnancées, et l’uti-
liser de manière itérative. Ce pré-requis nous a ainsi obligés à trouver un ordon-
nancement pour les VMs, le plus proche de l’ordonnancement fluide harmonique,
sans pouvoir s’appuyer sur les recherches déjà effectuées sur P-fair, celles-ci étant
orientées multi-processeurs et en-ligne. Or nous avions besoin ici de connaître l’or-
donnancement des VMs à l’avance et donc d’avoir un ordonnancement hors-ligne.

Pour cela, nous avons d’abord utilisé la programmation linéaire. Cette solution
nous permet d’obtenir un résultat optimal au problème donné. Nous avons ainsi créé
toutes les conditions nécessaires à la création du problème linéaire pour s’approcher
le plus possible de l’ordonnancement donné par le modèle fluide utilisé par P-fair
dont l’ordonnancement est basé sur le concept de lag. Cette solution aurait pu être
utilisée, si celle-ci avait pu produire un résultat dans un temps raisonnable pour
des systèmes tels que ceux utilisés dans le projet CEOS (avec une hyper-période de
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potentiellement plusieurs milliers d’unités de temps). Mais le temps de calcul est
prohibitif (au moins plusieurs mois).

Pour pallier cela, nous avons trouvé une autre solution : l’algorithme propor-
tionnel itératif. Cet algorithme part ainsi d’un ordonnancement pour la VM, donné
aléatoirement, et pour lequel les différents temps d’exécution de la VM seront mo-
difiés pour s’approcher au mieux de l’ordonnancement du modèle fluide donné par
P-fair.

Cette solution fonctionne d’autant mieux que nous avions vu qu’avec une utili-
sation inférieure à 0.9, environ 50% des systèmes avaient trouvé une solution pour
exactement trois VMs. L’ordonnancement de la dernière VM devient trivial, puis-
qu’il n’y a plus qu’une VM à ordonnancer : il suffit alors d’ordonnancer cette der-
nière VM à chaque instant où aucune autre VM n’est exécutée. Cela nous permet
ainsi d’éviter la phase de recherche pour s’approcher au mieux du lag en changeant
les temps d’exécution de la VM étudiée dans d’autres endroits, où aucune autre VM
n’est exécutée. L’algorithme obtenu est ainsi bien plus rapide pour trouver un or-
donnancement s’approchant le plus possible, selon les possibilités laissées par les
autres VMs, de l’ordonnancement du modèle fluide idéal de P-fair.

L’ajout d’un tel algorithme pour compléter l’ordonnancement harmonique nous
a ainsi permis d’aller plus loin dans le taux de succès : cette fois, nous obtenons un
taux de succès d’environ 60% pour une utilisation de 0.63 qui décroît jusqu’à 0%
pour une utilisation de 1. Pour de tels systèmes, ce taux de succès pourrait être suffi-
sant : il s’approche de 0% pour une utilisation de 0.88. Ce taux de succès correspond
au seuil d’ordonnancement de RM. En effet, le seuil d’utilisation de RM en pratique
sur des jeux de tâches aléatoires est fixé à 0.88 en moyenne (voir Section 2.2 du Cha-
pitre 2). En revanche, ce taux reste moins bon avant ce seuil. Mais puisque nous nous
intéressons à des systèmes utilisant un hyperviseur, ce taux de succès est meilleur
mais n’est pas encore satisfaisant.

8.3 Ordonnancement des tâches

Nous avons par la suite souhaité aller plus loin pour obtenir un meilleur taux de
succès. Ayant déjà obtenu un ordonnancement pour les VMs, nous avons ainsi cher-
ché d’autres solutions pour ordonnancer les tâches au sein des VMs. Pour cela, nous
avions d’abord envisagé EDF, mais cet algorithme pouvant être coûteux, nous avons
opté pour Dual Priority. Cet algorithme n’est pas optimal, mais quasi optimal. Il est
également moins coûteux à implémenter qu’EDF. Des Operating System (OS) tels
que HIPPEROS commencent à essayer d’implémenter de telles solutions. C’est ce
contexte qui nous a poussé à tester Dual Priority pour l’ordonnancement des tâches,
en plus d’un ordonnancement à priorité fixe au niveau des tâches. La combinaison
des deux a d’ailleurs un autre avantage : l’ordonnancement à priorité fixe au niveau
des tâches est un cas particulier de Dual Priority, où l’échéance intermédiaire est
égale à la période de la tâche. La combinaison des deux approches peut, au niveau
de l’implémentation, ne pas nécessiter deux algorithmes différents.

Ce sont tous ces avantages qui nous ont poussé à tester Dual Priority pour l’or-
donnancement des tâches. Nous avons d’abord commencé par étudier différents al-
gorithmes de calcul des priorités, ainsi que de l’échéance de promotion pour Dual
Priority, en contexte non hiérarchique, à savoir, FDMS et RM−1/RM. Le premier
utilise une simulation de l’ordonnancement Dual Priority, avec des paramètres de
base, et lorsque une tâche ne respecte pas son échéance, son échéance intermédiaire
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est alors décrémentée. Les simulations se font ainsi jusqu’à ce que le système soit or-
donnançable ou qu’il ne soit plus possible de décrémenter l’échéance intermédiaire.

Cet algorithme est ainsi très efficace (proche de l’optimalité), mais très gourmand
en ressources de calcul, puisqu’il peut potentiellement avoir un grand nombre de
simulations (qui dépendent de l’hyper-période et des périodes des tâches). C’est
pour cela que l’algorithme RM−1/RM est également proposé. Son taux de succès est
légèrement inférieur à FDMS, mais celui-ci permet de trouver les paramètres Dual
Priority des tâches sans simulation, et avec un coût de calcul très faible.

Notre objectif suivant a été d’intégrer Dual Priority à notre modèle hiérarchique
à deux niveaux. Pour cela, nous avons repris nos algorithmes précédents pour les
VMs, à savoir l’algorithme harmonique combiné à l’algorithme proportionnel itéra-
tif. Cela nous permet ainsi d’avoir un ordonnancement pour les VMs. Dual Priority
pouvant être coûteux, nous avons d’abord testé un ordonnancement à priorité fixe
classique, et pour chaque VM ordonnancée, dont les tâches ne respectent pas leurs
échéances, nous testons alors Dual Priority sur ce jeu de tâches grâce à l’algorithme
FDMS.

Cela nous a ainsi permis d’obtenir les taux de succès finaux en combinant toutes
les approches vues dans cette thèse. Ces résultats sont ainsi bien meilleurs : nous
obtenons maintenant un taux de succès de plus de 90% pour une utilisation de 0.63
descendant progressivement jusqu’à 0% lorsque l’utilisation des tâches tend vers 1.
La décroissance est proche d’une décroissance linéaire. Nous obtenons des résul-
tats que nous estimons satisfaisants bien que nous ne puissions pas les comparer
à d’autres résultats, puisque le modèle hiérarchique à deux niveaux présenté dans
cette thèse n’a pas encore été utilisé, à notre connaissance, dans d’autres recherches.

8.4 Perspectives

Parmi ce que nous avons présenté précédemment, il existe des pistes pour amélio-
rer encore les performances. Ainsi, nous pouvons principalement citer les approches
P-fair et Dual Priority. En effet, concernant les approches P-fair, il est possible d’ex-
plorer davantage la programation linéaire. Par exemple, en expérimentant différents
algorithmes pour identifier le plus efficace. Pour cela, il faudrait travailler en colla-
boration avec une équipe spécialisée dans la programmation linéaire.

En ce qui concerne la seconde approche, il serait souhaitable d’intégrer totale-
ment les overheads dans l’algorithme proportionnel itératif. En effet, dans notre ver-
sion, nous partons du principe que des VMs sont déjà ordonnancées, et que notre al-
gorithme permettra d’obtenir des temps d’exécution de la VM supérieurs à une unité
de temps. Aucune garantie n’est faite ici, mais pour pouvoir en obtenir, il faut que
l’algorithme ne soit pas itératif mais puisse ordonnancer toutes les VMs en même
temps, pour s’assurer que chaque exécution de VM tienne compte de son overhead.
Ce comportement étant contraire à ce que nous cherchions, nous avons légitime-
ment mis de côté cette partie. D’autant plus que, comme présenté précédemment,
nous n’avions, la plupart du temps, qu’une ou deux VMs à ordonnancer avec cet
algorithme.

En ce qui concerne l’approche harmonique, pour augmenter la probabilité d’ob-
tenir des VMs ordonnançables, il faudrait envisager d’intégrer la Dual Priority dès
l’ordonnancement de la première VM.

La dernière perspective envisagée concerne le développement logiciel effectué
lors de cette thèse. En effet, dans notre domaine de recherche, chaque laboratoire,
voire chaque chercheur développe son propre simulateur. Or, nous avons produit un
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simulateur d’ordonnancement temps réel ainsi qu’un générateur de tâches. Celui-
ci, se voulant, à la base, le plus générique possible, et étant écrit dans un langage
largement utilisé (à savoir Java), il serait possible de compléter sa documentation
et de le mettre en ligne en tant que logiciel libre. Cela pourrait grandement aider
toutes les recherches futures dans ce domaine, en fournissant un seul outil. Chacun
pourrait y contribuer et l’enrichir pour le spécialiser dans ses propres recherches. Les
résultats de simulation seraient ainsi plus faciles à comparer, puisqu’un standard
existerait. Il est également possible d’y ajouter une interface graphique.

8.5 Liste des publications

• Tristan Fautrel, Laurent George, Frédéric Fauberteau, Thierry Grandpierre, « An
hypervisor approach for mixed critical real-time UAV applications ». Publié
dans : 2019 IEEE International Conference on Pervasive Computing and Communi-
cations Workshops (PerCom Workshops), 11-15 mars 2019, Kyoto, Japon.

• Tristan Fautrel, Laurent George, Joël Goossens, Damien Masson, Paul Rodri-
guez, « A Practical Sub-Optimal Solution for the Dual Priority Scheduling Pro-
blem ». Publié dans : 2018 IEEE 13th International Symposium on Industrial Em-
bedded Systems (SIES), 6-8 juin 2018, Graz, Autriche.

• Tristan Fautrel, Laurent George, Frédéric Fauberteau, « An hypervisor schedu-
lability analysis for safety and security critical applications scheduled in ar-
bitrary patterns of slots ». Publié dans Proc. of JRWRTC, 2017 - rtns17.org, 4-6
octobre, Grenoble, France.
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