Chapitre IV

Sur les réseaux de communication
temps-réel: contributions

1. Introduction

Le but de ce chapitre est de présenter les contributions significatives, a notre avis, que nous
pensons avoir apportées au domaine des protocoles MAC temps-réel de classe 1 et classe 2, a
la fois, en termes conceptuels et en termes de réflexions sur des protocoles existants.

Dans de nombreux protocoles de classe 1 [NFa, 90] [IEEE, 90] I'ordonnancement du trafic
périodique (ordonnancement de base) est effectué hors-ligne et mis en oeuvre de maniére
centralisée dans une station particuliére (nous avons indiqué au chapitre Ill tout l'intérét de
I'ordonnancement hors-ligne pour le trafic périodique). Ce n'est qu'ensuite, lorsque la
séquence temporelle du trafic périodique a été spécifiée, que I'on essaie de voir comment on
peut ordonnancer, dans les intervalles de temps vides, le trafic apériodique temps-réel (nous
appelons cette technique la technique de l'essai d'ordonnancement a posteriori du trafic
apériodique temps-réel). Notons que dans le contexte d'un ordonnancement hors-ligne, il est
essentiel de définir des stratégies de changement de mode en-ligne afin de pouvoir prendre en
compte I'évolutivité du fonctionnement d'un systeme distribué sur un réseau.

C'est dans ce double contexte (ordonnancement hors-ligne de trafic périodique et
algorithme de changement de mode en-ligne; essai d'ordonnancement a posteriori du trafic
apériodique temps-réel) que se situent deux types de travaux que nous avons effectués dans le
domaine des protocoles de classe 1 et qui, a notre connaissance, représentent des résultats
nouveaux:

- le premier type concerne la définition d'un algorithme de changement de mode en-ligne
sachant que I'on a un ordonnancement hors-ligne basé sur I'algorithme RM (ces travaux
ont été effectués lors d'études pour I'ordonnancement de trafic isochrone sur le réseau
DQDB au moyen du mécanisme PA [IEEE, 90];

- le deuxieme type concerne I'étude de I'ordonnancabilité du trafic apériodique temps-réel
dans le réseau FIP et plus précisément ce qui est appelé dans la norme [NFa, 90] la
scrutation déclenchée de variables apériodiques urgente et que nous appelons la
scrutation indirecte d'une variable apériodique (c.f. 111.3.3.5).
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Dans le domaine des protocoles de classe 2, le protocole "jeton temporisé” [Gro, 82] est un
protocole qui fait référence et dont plusieurs chercheurs ont analysé les caractéristiques et les
propriétés.

Cependant, a notre connaissance, il n'y a pas eu de travaux faisant une analyse critique de
ce protocole. Un mécanisme qui, a notre avis, mérite une analyse critique, est le mécanisme de
la gestion du temps de cycle du jeton. On a en effet un temps de cycle irrégulier qui peut
dépasser la valeur de Tyrr pour atteindre la valeur maximale de 2xXFkrr. Ce fonctionnement a
des conséquences facheuses pour le dimensionnement du protocole par rapport au trafic
temps-réel car, a une prévision de temps de cycle maximal de 2XFkgrr, Ne correspond qu'un
temps de cycle dont la valeur moyenne est Tirr. Pratiquement, on a donc des ressources
surdimensionnées. C'est précisément cet aspect du protocole du jeton temporisé qui a motivé
notre réflexion et nous a amené a proposer une adaptation de ce protocole que nous appelons

le protocole "jeton temporisé régulier" et dans lequel le temps de cycle ne subit pas des
augmentation sporadiques jusqu'a 2XT&;. De cette fagon, le surdimensionnement est diminué.

Enfin, en ce qui concerne le protocole Profibus [DIN, 91], s'il présente des similitudes avec
le protocole "jeton temporisé”, il a cependant une différence fondamentale qui découle de la
non allocation d'une bande passante bien définie, par station, pour le trafic temps-réel et qui a
donc des incidences sur les performances de ce type de trafic. C'est précisément cet aspect du
protocole Profibus qui a motivé notre réflexion et qui nous a amené a définir des conditions
pour I'ordonnancabilité du trafic temps-réel dans le réseau Profibus.

En conséquence ce chapitre est divisé en deux grandes parties:

- la premiere partie est relative a des protocoles de la classe 1 et comprend deux parties:
la premiére concerne la présentation d'un algorithme de changement de mode en-ligne
sachant que l'on a un ordonnancement RM hors-ligne; la deuxiéme concerne la
présentation de conditions pour I'ordonnancabilité du trafic apériodique urgent (sur la
base de la scrutation indirecte) dans le réseau FIP,

- la deuxieme partie est relative a des protocoles de la classe 2 et comprend deux parties:
la premiére concerne la définition du protocole "jeton temporisé régulier”; la deuxieme
concerne la présentation de conditions pour I'ordonnancabilité du trafic temps-réel dans
le réseau Profibus.

2. Sur les protocoles de classe 1

2.1.  Algorithme de changement de mode de fonctionnement dans un
protocole DQDB a ordonnancement RM hors-ligne [CVJ], 94] [JCV, 94]

2.1.1. Introduction

Nous considérons un ensemble M = {M1,1/4 M; ,Ya Mn} de flux de slots a ordonnancer, avec
{c.r}={1.R} (slots PA de durée unitaire), chacun étant associé¢ a un flux de messages
isochrones (c.f. 111.3.4).

L'algorithme de génération de la séquence temporelle étant basé sur I'algorithme RM, les

slots sont alloués dans l'ordre inverse des périodes des flux. La séquence temporelle est
évaluée sur l'intervalle t,, O£t £ ppcm{Py, P, % Po}. Nous appelons ppcm{Py, P, %4 Po} le cycle

de la séquence temporelle.
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Nous notons par la suite B*, la k™™ occurrence de la période du flux M, dans une

séquence temporelle, et G comme lintervalle correspondant a cette occurrence:
kxP £GE(k+1)F.

Al gorithne de génération de | a séquence tenporelle:

Consi dérer |'ensenble M :{M1,1/4 M; Y Mn} ordonné dans |'ordre croissant de

| eurs
périodes: R EREV4sR £R,.£%4PB,

Pour i =1,24n faire: /* pour chaque flux M*/
Pour k:O,l1/4(ppch‘/Pi-l) /* pour chaque R**/
Al louer au flux M;, le premier slot libre de |'intervalle G
Exemple:
- P3 > [
4#» |:| M>
BN BN T O (T B ™
début fin du
du cycle cycle

Figure 4.1: Exemple d"une séquence temporelle

Un exemple d'une séquence temporelle est présenté sur la figure 4.1. Nous avons 3 flux de
slots: Ml(F’1 :4), M, (P2 = 6) et Mg (P3 = 12)_ Alors ppcm(Pi): 12,

2.1.2. Définitions

Nous définissons tout d'abord les ensembles de flux de slots des deux séquences
temporelles: celle qui est en exécution et la nouvelle.

Définition 4.1: (Ensemble de flux de slots de la séquence temporelle en exécution)

Un ensemble de flux de slots Mg, :{M1,1/4 M;,Ya Mn} avec des périodes B, £/4 R £/ P, est un
ensemble ol " M; T Mge , M, est un flux de slots de la séquence temporelle en exécution.

Définition 4.2 (Ensemble de flux de slots de la nouvelle séquence temporelle):
Un ensemble de flux de slots  ¢n = {M1,1/4 M;, Ya Mn} avec des périodes B, £/4 R £/ P, est un
ensemble ot " M; T Mgn, M, est un flux de slots de la nouvelle séquence temporelle.

L'objectif de cet algorithme est de changer la séquence temporelle en exécution par une
nouvelle séquence temporelle et d'assurer la correction de la génération de slots.

Définition 4.3 (Correction de la génération de slots):
La correction de la génération de slots est assurée si un et seulement un slot est attribué pour
toute période R, k=0,1% (ppcryR - 1), " M;, i =1,2%n, {M T Mgy UM; T Mge}.

Le changement de séquence temporelle doit donc étre transparent pour les flux de slots qui
restent dans la séquence. Plus précisément, il faut éviter d'avoir des slots dupliqués ou perdus
comme nous allons le montrer sur les deux exemples suivants.
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2.1.3. Exemples

1. Exemple 1: ajout d'un flux de slots

Considérons la séquence temporelle générée par un ensemble de 6 flux de slots
Mge :{M1,1/4 MG}, avec leurs périodes respectives B =5 B¥% =R =20 et la nouvelle
séquence qui est obtenue aprés l'inclusion du flux M, avec période R =5 (figures 4.2.a et
4.2.b). Supposons que le changement de séquence soit fait aprés la génération du quatrieme

slot de la séquence temporelle en exécution. Les slots seront générés comme illustré sur la
figure 4.2.c. Nous pouvons observer qu'un slot supplémentaire est attribuée au flux M, pour

cette occurrence de la période. On a donc une duplication de slots.

L'attribution d'un slot supplémentaire pour un flux M, durant la k®™ occurrence de la
période R, résulte du fait que la condition du flux de slots est différente dans les séquences
temporelles lors du changement. Considérant I'exemple de la figure 4.2, la condition de M,
dans la séquence temporelle en exécution est: le slot demandé pour P a été déja attribué; dans la
nouvelle séquence temporelle sa condition est: le slot demandé pour P n'a pas encore été attribué.

1 2 3 4 5 6 ¢ 8 9 10 11 12 13 14 15 16 17 18 19 20

a- Cycle de la séquence temporelle en exécution

1 2 3 4 5 6 7 8 9 10 11 12 13 14 15 16 17 18 19 20

b- Cycle de la nouvelle séquence temporelle

slots générés a partir slots générés a partir de la nouvelle
de la séquence temporelle séquence temporelle en exécution
en exécution

1 2 3 4(5 6 7 8 9 10 11 12 13 14 15 16 17 18 19 20

N [ [ T T 7]
¢- Séquence de slots lorsque le changement
W est fait a la fin du 4éme slot

slot supplémentaire pour M4

11 12 13 14 15 16 17 18 19 20

5  mEE. .
- Sequence de slots lorsque le changement est fait apres un slot non

attribué dans la nouvelle séquence temporelle (10éme slot)

v, v, Evs BEve [COvs Eve M

Figure 4.2: Le changement de la séquence temporelle lorsqu'un flux de messages est ajouté

2. Exemple 2: retrait d'un flux de slots

Considérons le cas contraire au précédent, avec les mémes parameétres. La nouvelle
séquence temporelle et la séquence temporelle en exécution de I'exemple précédent sont
respectivement la séquence temporelle en exécution et la nouvelle séquence temporelle dans
cet exemple (figures 4.3.a, 4.3.b).

Supposons que le flux de slots doit étre retiré de la séquence temporelle. Si le changement
est fait aprés la génération du quatriéme slot, un slot n'est pas attribué au flux M, pour P}
(figure 4.3.c) et nous avons donc une perte. Comme dans I'exemple précédent, la condition de
M, est différent dans les séquences temporelles a l'instant du changement: un slot n'a pas été
attribué & M, dans la séquence temporelle en exécution; un slot n'a pas été attribué & M, dans la
nouvelle séquence temporelle.
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7

10 11 12 13 14 15 16 17 18 19 2

a- Cycle de la séquence temporelle en exécution

6 7 8

9

11 12 13 14 15 16 17 18 19 20

10
[ I 1

slots générés a partir
de la séquence temporelle

b- Cycle de la nouvelle séquence temporelle

slots générés a partir de la nouvelle
séquence temporelle en exécution

en exécution
1 2 3 4 5 6 7 8 9 10 11 12 13 14 15 16 17 18 19 20

c- Séquence de slots lorsque le changement est fait a la fin du
4éme slot; aucun slot est attribué a M4 dans ce cycle

1 2 3 4 5 6 7 8 9 10f11 12 13 14 15 16 17 18 19 20

d- Séquence de slots lorsque le changement est fait apres un slot non
attribué dans la nouvelle séquence temporelle (10éme slot)

v v @@ ve: @@ ve v Elve ElV

Figure 4.3: Le changement de la séquence temporelle lorsqu*un flux de messages est retiré

3. Conclusion

Les deux exemples précédents ont montré que la correction de la génération de slots ne
peut pas étre assurée lorsque le changement de la séquence temporelle est fait a un instant
arbitraire.

2.1.4. Concepts

Nous introduisons dans cette section deux types de concepts: des concepts sur la condition
des flux de messages dans une séquence temporelle et des concepts sur l'instant de
comparaison de deux séquences. Le premier type de concept sert a identifier la condition qui
doit étre respectée a l'instant du changement. Le deuxieme type établit une correspondance
entre les cycles des deux séquences.

1. Concepts sur la condition des flux de messages dans une séquence temporelle

Définition 4.4 (Flux de slots en attente):

Un flux de slots M, est en attente & I'instant t, d'une séquence temporelle avec
kKxPEYE(Kk+ DR, k=0,1Y% ppcm{Pl, P>, %4 Pn}, si aucun slot n*a été attribué pour ce flux
de slots pour la k™ occurrence de la période.

Définition 4.5 (Ensemble de flux de slots en attente):
Un ensemble de flux de slots M, :{Ml,M2,1/4 Mn} avec des périodes B, £P,£% P, est en
attente a I'instant t; , si " M ] My, M estun flux de slots en attente.

Nous notons M, et M, I'ensemble de flux de slots en attente & linstant t,

respectivement, de la séquence temporelle en exécution et de la nouvelle séquence temporelle.
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Lemme (4.1 Flux de slots en attente):

Si t; est I'instant initial d*un slot non attribué, alors I'ensemble M, de la séquence temporelle
est vide & I'instant t; .

Démonstration
Supposons qu'il y a un flux de slots M; en attente a linstant t,, k>x® £t £ (k+1)>3,
k=0,1,% ppcm{Pl,P2,1/4 Pn}, et t, est l'instant initial d'un slot non attribué. Ceci contredit

I'algorithme de génération de la séquence temporelle qui attribue le premier slot libre de
lintervalle G, kP, £ G £ (k+ 1), k= 0,1% ((ppcnyR) - 1) au flux M.

Fin démonstration

2. Concepts sur le changement entre deux séquences temporelles

Les séquences temporelles peuvent avoir des durées différentes. Pour effectuer le
changement entre deux séquences temporelles, nous devons, premiérement, définir le cycle a
partir duquel les deux séquences doivent étre comparées.

Considérons un instant t, arbitraire de la séquence temporelle en exécution. Nous

identifions le cycle correspondant dans la nouvelle séquence temporelle a partir duquel les deux
séquences peuvent étre comparées. Notons les ppcm de la séquence temporelle en exécution et
de la nouvelle séquence temporelle respectivement ppcme et ppcmy,. Il faut considérer deux

cas:

= ppcme £ ppcmy: tye appartient au premier cycle de la nouvelle séquence temporelle.

* ppcme > ppcmy,: Notons X:(ppcrne/ ppcm). Nous avons X cycles de la nouvelle

séquence temporelle durant le cycle courant de la séquence temporelle en exécution. De
facon générale, t. est telle que (b- 1) xppcm, £ tic £ bxppcmy,, avec b =1,2,% X. L'instant

tic appartient donc au b®™ cycle de la nouvelle séquence temporelle.

Définition 4.6 (Instant de changement de la séquence temporelle):

L'instant de changement de la séquence temporelle doit assurer la correction de la génération de
slots.

Théoreme 4.2:
Si le changement de la séquence temporelle est fait a I'instant t,. et si & cet instant les ensembles
Cpe €t Cp, sontvides, C,, étant I'ensemble de flux de slots en attente de la b®™ occurrence du
cycle de la nouvelle séquence temporelle, alors la correction de la génération des slots est assurée.

Démonstration (théoréme):

Puisqu'a l'instant t¢ il n'y a pas de flux de slots en attente dans les deux séquences

. . faz 2on . . k
temporelles, cela signifie que les slots ont été déja attribuées pour le R° courant des deux
séquences temporelles, " M;, i =12,% n. Alors, méme si la séquence temporelle est changée a

cet instant, comme il n'y a pas de flux de slots en attente dans les deux séquences temporelles,
un et seulement un slot sera attribué pour tout P**! de la nouvelle séquence temporelle,
" Mj, i =1,2,%n. Par conséquence, la correction est assurée.

Fin démonstration (théoréme)

Remarquons que I'approche la plus simple pour changer la séquence temporelle et garantir
la correction de la génération de slots, serait d'effectuer le changement a la fin du cycle de la
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séquence temporelle en exécution. Cependant, cette approche présente un inconvénient: elle
entraine un temps de réponse important aux demandes des utilisateurs dans le cas d'un cycle
de longue durée.

2.1.5. Ajout de flux de slots

Supposons une séquence temporelle nouvelle générée aprés l'addition d'un nombre
arbitraire de flux de slots a la séquence en exécution. Nous avons donc #(Msm)># (Mae). Nous

définissons une condition suffisante mais pas nécessaire pour identifier le premier instant t,,
ou les ensembles Mpe et Mgy sont vides.

Lemme 4.2 (Flux de slots en attente):

tic, si Mp, est vide, alors M est aussi vide.

Démonstration

Considérons #(Msm)- #(Mae): z. Nous montrons que pour z=1 la proposition est vraie.
Considérons M, le flux de slots ajouté & I'ensemble My et B, sa période. Nous considérons
premiérement le cas ou l'addition d'un nouveau flux ne modifie pas le cycle de la séquence
temporelle. Apres, nous généralisons la démonstration.

e Cas 1: ppcm, = ppcmy, . Deux cas doivent étre considérés:
e Cas 1.1: Le flux de slots M, a une période P, telle que RY%£ R, =Py;

Considérons la construction de la nouvelle séquence temporelle. Les slots sont attribués en
premier aux flux Mg, M, Y4 M, et un slot sera attribuée en dernier a chaque F%f du flux M,.
L'addition du flux de slots M, ne va pas modifier la position des flux M;,M, Y M, par
rapport a leurs positions dans la séquence temporelle en exécution: ils ont la méme position
dans les deux séquences temporelles. Par conséquent, tous les slots non attribués dans la
nouvelle séquence temporelle sont aussi non attribués dans la séquence temporelle en
exécution. Il découle du lemme 4.1 que " tic, si I'ensemble M, est vide a Il'instant t,., alors
M. est aussi vide.

= Cas 1.2: Le flux de slots M, a une période B, telle que RY£ RY£ B,;

Etablissons une correspondance entre les positions occupées par les flux de slots dans les
deux séquences temporelles. Selon l'algorithme de génération de la séquence temporelle, la
position d'un flux de slots dans la nouvelle séquence temporelle sera la méme, ou décalée a
droite de m trames par rapport a sa position dans la séquence temporelle en exécution. La
correspondance entre les deux positions dans les deux séquences est donc:

- Unflux deslots M;, avec 1£i<a, occupe la méme position dans les deux séquences.

- La position d'un flux de slots M;, avec a<i£n, dans la séquence temporelle en
exécution est occupé par un flux de slots M; avec a £ j £i dans la nouvelle séquence.

Tous les slots occupés dans la séquence temporelle en exécution sont donc occupés dans la

nouvelle. Alors, tous les slots non attribués dans la nouvelle séquence temporelle sont aussi
non attribués dans la séquence en exécution. " t., si t. est l'instant initial d'un slot non

attribué dans la nouvelle séquence temporelle, il en est de méme aussi dans la séquence
temporelle en exécution. Il découle du lemme 4.1 que " t., si I'ensemble M, est vide a

I'instant t,., alors M, est aussi vide.
= Cas 2. ppcm, < ppcm,. Notons X = (ppcrm/ ppcme). Deux cas doivent étre considéreés:
= Cas 2.1: Le flux de slots M, a une période P, telle que RY4£ P, < R,;
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La démonstration est la méme que dans le cas 1.1; la différence étant le nombre
d'occurrences des périodes des slots dans les deux séquences temporelles. Dans le cas 1.1, le
nombre d'occurrences est le méme. Dans le cas présent le nombre d'occurrences dans la
nouvelle séquence temporelle est X fois le nombre d'occurrences dans la séquence en
exécution.

e Cas 2.2; Le flux de slots M, a une période B, telle que RY4E RY4E R;

La démonstration est la méme que dans le cas 1.2; la différence étant le nombre
d'occurrences des périodes des flux de slots dans les deux séquences temporelles. Dans le cas
1.2, le nombre d'occurrences est le méme. Dans le cas présent le nombre d'occurrences dans la

nouvelle séquence temporelle est X fois le nombre d'occurrences dans la séquence en
exécution.

Hypothése inductive: Nous supposons que la proposition est vraie pour z=x et nous
montrons qu'elle est vraie pour z=x +1.

Considérons I'ensemble Mg, avec #(Msm. ): X et l'ensemble Mg, avec #(Msm): X+1.
Nous supposons donc que " t,., si Mg, est vide a I'instant t,¢, alors M. est aussi vide. Il a été
montré dans le cas de base que " t;, si Mg, est vide a l'instant t,., alors M, est aussi vide.
Alors, " ti., si My, estvide a l'instant t,., alors M, est aussi vide.

Fin démonstration

Finalement, nous définissons I'instant de changement t;, qui préserve la correction de la
génération de slots.

Théoréme 4.3:
L'instant de changement t, est celui qui correspond & I'instant initial du premier slot non
attribué dans la nouvelle séquence temporelle.

Démonstration:

Il découle du lemme 4.1 que I'ensemble M, est vide a l'instant t;;. D'apres le lemme 4.2,
I'ensemble M, est aussi vide. Alors, d'aprés le théoréme 4.2, la correction de la génération des
slots est assurée.

Fin démonstration

Nous représentons dans la figure 4.2.d, le changement de séquence temporelle qui assure la
correction de la génération de slots.

2.1.6. Retrait de flux de slots

Nous avons montré (théoréme 4.2) que lorsque les ensembles Mpe et My, sont vides, le

changement peut étre fait et la correction de la génération de slots est assurée. Analysons donc
le cas ou plusieurs flux de slots sont retirés.

Considérons le lemme 4.2. Nous pouvons facilement voir qu'il peut étre adapté a travers

une permutation entre la séquence temporelle en exécution et la nouvelle séquence.

Lemme 4.3:

"1ic, Si M estvide a I'instant t,., alors M, est aussi vide.

Nous pouvons donc définir I'instant de changement ty;.

70



Réseaux de communication temps-réel: contributions

Théoréeme 4.4;

L'instant de changement t; est celui qui correspond a I'instant initial du premier slot non
attribué dans la séquence temporelle en exécution.

Démonstration

Il découle du lemme 4.1 que I'ensemble M, est vide a l'instant t;. D'apres le lemme 4.3,
I'ensemble M, est aussi vide. Alors, d'apres le théoreme 4.2, la correction de la génération de
slots est assurée.

Fin démonstration

Nous représentons dans la figure 4.3.d, le changement de séquence temporelle qui assure la
correction de la génération de slots.

2.1.7. Temps maximum pour le changement de la séquence temporelle

Le temps maximum pour remplacer la séquence temporelle en exécution par une nouvelle
séquence temporelle, dépend du nombre maximum de slots consécutifs attribués aux flux de
messages. Nous définissons par la suite la borne supérieure de ce nombre.

Nous allons, tout d'abord, caractériser I'ensemble de flux de slots périodiques qui entraine
le taux maximum d'utilisation du réseau. Pour ceci nous utilisons un résultat du domaine de
I'ordonnancement des taches périodiques sur un processeur.

Dans [LL, 73] (théoremes 4 et 5, pages 181-183), les auteurs ont montré que la borne
supérieure minimale obtenue pour le taux d'utilisation d'un processeur (UX = n>(1ﬁ - 1)) peut
étre atteinte si et seulement si C;=R,,; - R et P, <2x7. Ces deux relations caractérisent
I'ensemble de taches qui entraine le taux maximum d'utilisation du processeur lorsqu'il est
ordonnancé par l'algorithme RM.

Dans le contexte de notre étude, les slots sont de taille unitaire (C; = 1). L'ensemble de flux
de slots périodiques M,, qui entraine le taux maximum d'utilisation du réseau (nX('J/E - 1)) est
donc caractérisé par: R,; = R+1 et P, <2xR. Si nous résolvons la premiére équation, nous
obtenons R, = R +(n- 1). En remplagant ce résultat dans la deuxiéme équation, nous avons
R >(n- 1). L'ensemble M,, est donc caractérisé par n flux de slots périodiques avec des
périodes consécutives et B >(n- 1).

Considérons la séquence temporelle STy générée par I'ensemble My avec l'algorithme
d'ordonnancement hors-ligne proposé. Nous montrons qu'il y a toujours un slot non attribué

durant I'intervalle critique de cette séquence.
Lemme 4.4

Il'y a toujours un slot non attribué durant I'intervalle critique de la séquence STy générée par
I'ensemble My,

Démonstration

Nous montrons premierement que, si R =n le test d'ordonnancabilité est faux; et
deuxiémement que, si R 3 (n+ 1) il y a toujours un slot non attribué durant I'intervalle critique
de la séquence ST, .

- Casl: B =n
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L'ensemble M), a les caractéristiques suivantes: R =n, R,; = R +1 et B, < 2XR; Le taux
d'utilisation du réseau est donné par U= é Ez-nl:llk qui est toujours supérieur a
n(2'"- 1)

- Cas2 R 3(n+1
Dans l'intervalle critique, un slot sera attribué au flux M,, au plus tard, dans l'intervalle

[n- 1,n[. Puisque le prochain slot pour le flux M; sera attribué au plus t6t a l'instant
(n+1), il'y a au moins un slot non attribué dans I'intervalle [n,n+ 1.

Théoréme 4.5

Le nombre maximum de slots consécutifs attribués dans la séquence temporelle générée avec
I"algorithme d"ordonnancement hors-ligne est borné supérieurement par (Pn - 1)

Démonstration

Il découle du lemme 4.4 qu'il y a toujours un slot libre dans l'instant critique de la séquence
temporelle. Supposons que ce slot est le dernier de l'instant critique. Il y a donc au maximum
(P, - 1) slots consécutifs attribués dans la séquence temporelle.

2.2. Conditions d'ordonnancabilité du trafic apériodique temps-réel dans
le réseau FIP [VJ, 93] [VJ, 94]

2.2.1. Cadre de I'analyse

Nous présentons tout d'abord la contrainte de protocole, c'est-a-dire, la condition pour que
la charge maximale du trafic apériodique urgent pendant un macro-cycle puisse étre écoulée
pendant ce macro-cycle (garantie de non-surcharge). Dans le cas contraire, on aurait une
accumulation de charge sur les macro-cycles suivants ce qui traduirait une instabilité du
protocole. Nous évaluons ensuite la contrainte de I'échéance.

Considérons les notations suivantes:
- t, estle temps de retournement d'un modem;
Clia_dgay* Srp_dayr Sia_rq} € Crp_rqy SONt les durées maximales d'utilisation du réseau

associées respectivement aux PDUs id_dat, rp_dat, id_rq et rp_rg; nous ne
distinguons pas ici les durées associées aux PDUs rp_dat et rp_dat_rq (nous parlons
toujours de C{rp_dat}).

2.2.2. Contrainte de protocole

Afin d'évaluer cette contrainte, on doit tout d'abord calculer la durée maximale associée au
transfert d'un message dans chaque type de transfert (c.f. 111.3.3: figures 3.7, 3.8 et 3.9):

- pour un message d'un flux périodique (scrutation périodique de variables périodiques):
G = C{id_dat} +C{rp_dat} 2% (4.1)
- pour une variable d'un flux apériodique, dans le cas du transfert par scrutation directe
(a condition qu'une seule variable soit demandée):

nglr) = C{id_rq} +C{rp_rq} +C{id_dat} + C{rp_dat} +4%, (4.2)
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- pour une variable d'un flux apériodique, dans le cas ou le transfert est effectué par
scrutation indirecte:

Cgindir) = 2><(C{id_dat} +C{rp_dat})+ C{id_rq} + C{rp_rq} +6%; (4.3)

La contrainte du protocole (afin que I'on ait une garantie de non-surcharge) est:

n 7 < S Z N s z <
0 €T, . u o) .y €T U o) gir) €Ty~ U
Acxgegr A Mg QM e MEuET (4.4)
iz1 & U o e’ u j=1 efju

Ma; scruté Maj scruté

directement indirectement

2.2.3. Contrainte de I'échéance
Le calcul de la contrainte de I'échéance nécessite d'introduire deux notions (figure 4.4):
- le retard d'avertissement Da; de I'arbitre qui représente le temps écoulé entre I'instant
d'occurrence d'une requéte d'une variable apériodique d'un flux Ma; dans une station et

I'instant ou I'arbitre est informé de cette requéte; I'arbitre en sera informé dans la fenétre
périodique suite & une scrutation périodique de variables périodiques Mp de cette

station (fin de C("™* (paragraphe 111.3.3.3: figure 3.9)).
- le retard d'ordonnancement Do, qui représente le temps écoulé entre I'instant ou I'arbitre

est informé de la demande de transfert et I'instant ou I'arbitre a fini I'ordonnancement
du transfert de cette variable (fin de C"®? (paragraphe 111.3.3.3: figure 3.9)).

Instant de Instant de début de Echange qui provoque
l'occurrence de la I'échange qui va permettre Instant le transfert demandé
requéte du flux Maj I'avertissement de l'arbitre

d'avertissement

‘ *— de l'arbitre

L par la requéte

f .

i

'

'

' > -

: (ind).1 Instant de début de _| Instant de fin de

' Cj ' ' ordonnancemeni», c(ind).2 I'ordonnancement

" ny il (fin d'utilisation
Daj ' Do de la ressource de

transmission)

Figure 4.4: Retards d"ordonnancement et d"avertissement dans la scrutation indirecte
d"une variable apériodique

Ces deux notions sont visualisées sur la figure 4.4. Pour bien comprendre cette figure, il est
important de se reporter au scénario de la technique de la scrutation indirecte de variables
apériodiques donnée au chapitre 1l (paragraphe I11.3.5; figure 3.9).

Le retard d'avertissement Da;, est conditionné par les périodes R des variables des flux
périodiques Mp de la station k a laquelle appartient le flux apériodique Ma;. On a donc la

relation suivante:

Daj £ min {Pl}+ @{rp_dat} +tf) (4.5)

Mp | noaudy

ou noaudy représente I'ensemble des flux temps-réel de la station k et (C{rp dat) +tr] représente

le temps écoulé entre I'instant de début de I'envoi de la trame rp_dat_rqg (que nous notons
rp_dat ; c.f. début du paragraphe) par la station k qui va permettre I'avertissement de I'arbitre
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et l'instant ou I'arbitre est informé. Notons que, lorsqu'il est informé, I'arbitre enregistre cette
requéte dans la "file des demandes apériodiques urgentes".

Le retard d'ordonnancement dépend de I'état de la "file de demandes apériodiques
urgentes"” (file FIFO) a I'instant ou I'arbitre est averti de cette requéte. Nous considérons le pire
cas, c'est-a-dire I'arbitre n'est averti de cette requéte que juste aprés avoir été averti de toutes
les autres requétes possibles. En conséquence de la considération du pire cas, le retard
d'ordonnancement Do; est le méme quel que soit le flux Ma; considéré; on le note donc Do.

Comme l'ordonnancement du trafic apériodique par scrutation indirecte n'est effectué
gu'aprés l'ordonnancement du trafic périodique, et compte tenu de la satisfaction de la
contrainte du protocole, on a donc la relation suivante:

g _ €Tyl g () ETyc U S (indir) ETyc U
Dotg Cogpur & G xeptur @ O e pCiETue (46)
iz1 € u j=1 enu j=1 erju
Ma; scruté Ma; scruté
directement indirectement

Contrainte de I'échéance: Pour garantir le respect des échéances du trafic apériodique urgent,
il faut garantir que, quel que soit le flux apériodique Ma;, la somme des retards

d'avertissement et d'ordonnancement soit inférieur a I'échéance d;, c'est-a-dire:

Da; +Do£d, , 1£ £s (4.7)

2.2.4. Exemple

Considérons un systeme avec 6 flux de messages périodiques Mp:{Mp11/4 MpG},
caractérisés par {G,R}={(4,40),(4,40),(4,80),(4,80),(4,80),(4,160)}, et 6 flux de messages
apériodiques urgents identiques Ma:{Ma11/4 Mae}, scrutés indirectement et caractérisés par
{c.r}={(4 155) (4 155)} .

Les flux de messages sont divisés parmi 3 stations de la fagcon suivante:
ncaud; ={Mpy, Mp,, May, Map} , naaud, = {Mps, Mps, Mas, Mas} et noaids = {Mps, Mps, Mas, Mas }

Les micro et macro cycles sont respectivement:
Tre = Pgec{40,80,160} = 40 et Tyc = ppcm{40,80,160} = 160

La contrainte du protocole impose que:

n 7 N S 7 N

€Ty, U e, U o )
A Coxa i+ § C e =60+ 48E Tye =160 (condition vraie)
i=1 € PI u j=1 é PJ l:I

Le retard d'avertissement dépend des durées C{rp_dat} et t. qui ne sont pas connues;
néanmoins, sachant que C; > C{rp_dat} +1, , ce retard est borné par:
Da; ={44,44,84,84,84,84}
Le retard d'ordonnancement est:
Do =108
La contrainte de I'échéance impose que: Da; + Do£d; , 1£ | £s, ce qui n'est vrai que pour

les flux apériodiques appartenant a la station 1 (152<155); pour les flux apériodiques
appartenant aux stations 2 et 3, la contrainte de I'échéance n'est pas respectée (192 < 155).

On voit que, quoique le taux d'utilisation du réseau d au trafic périodique ne dépasse pas
37.5%, nous ne pouvons ordonnancer que des flux apériodiques supplémentaires appartenant
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a la premiére station; il n'est pas possible d'ordonnancer des flux a faible taux d'utilisation du
réseau (2 6%) dans les stations 2 et 3.

2.2.5. Conclusion

Les expressions relatives a I'ordonnancabilité du trafic apériodique urgent (par la technique
de scrutation indirecte) montrent que I'efficacité de ce service, dans I'hypothese du pire cas, est
réduite, car:

- on abesoin d'échanges de PDUs supplémentaires pour informer I'arbitre des requétes en
attente dans les stations (séquence d'échanges id_dat/rp_dat_rqetid_rq/rp_rq);

- le délai d'avertissement est élevé, a cause de l'asynchronisme entre la requéte
apériodique urgente et I'échange de PDUs id_dat/rp_dat_rq ;

- le caractere FIFO de la file de demandes apériodiques urgentes génére des inversions de
priorité non contrdlées et donc le délai d'ordonnancement doit étre évalué avec la file
FIFO pleine a I'instant de I'échange de PDUs id_rq/rp_rq

La considération du pire cas induit évidement un test d'ordonnancement pessimiste.

3. Sur les protocoles de classe 2

3.1. Le protocole "jeton temporisé régulier"”

3.1.1. Principe

L'idée est de considérer Tz non comme le temps cible pour le cycle du jeton mais comme
le temps maximal.

Les principes de base du protocole sont:

1 on alloue & une station k une bande passante H, pendant laquelle la station k transfere
son trafic temps-réel (tant qu'elle en a) et ensuite, tant que I'allocation de bande passante
Hx n'est pas terminée, transfere du trafic non-temps-réel (si elle en a); notons la
différence fondamentale avec la définition de Hy _dans le protocole jeton temporisé.

2 on contraint les allocations de bande passante aux m stations d'un réseau par la relation
suivante qui définit la contrainte de protocole:

om
A o P £ Trrr - (4.8)
. o m o . ,
Le temps de cycle est donc compris entre t et g? +a kﬂHkB qui est borné par Trrr.

Compte tenu du principe 1, on peut dire que ce protocole ne favorise pas le trafic non-
temps-réel: d'une part, une station k ne peut en transmettre que si le trafic temps-réel de cette
station n'a pas utilisé toute la bande Hy et, d'autre part, on n'a plus le mécanisme défini dans
le protocole "jeton temporisé” (si le jeton arrive dans une station avant la fin du Tgy, c'est-a-
dire si le jeton est en avance, ce qui veut dire que les autres stations n'ont pas utilisée leur
bande passante, la station peut transférer du trafic non-temps-réel).

La mise en oeuvre de ce protocole dans une station k est basée, d'une part, sur I'utilisation
de deux compteurs (TRT, et THT, qui ont la méme sémantique que dans le protocole "jeton
temporisé") et, d'autre part, sur le temps de référence Tigr.

L'algorithme du protocole est indiqué sur la procédure suivante:
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Al gorithne "jeton tenporisé régulier”
Dans chaque station k, k=12%m:

THTx = 0; TRTx = Trrr; /*procédure d'initialisation */
Dérmarrer TRTg (conpteur décrénental)

Dans chaque station k, k=12%m:

si TRTx=0: procédure "récupération de |'anneau" /* erreur*/
Al'arrivée du jeton, faire: /* transfert de données */
THT, = Hy;
TRT = Tyry.

Démarrer conpteurs (décrémentaux) TRT, et THT,
tant que THT, >0 et (nessages tenps-réel en attente):

envoi nessages tenps-réel

tant que THT, >0 et (nmessages non-tenps-réel en attente):
envoi nessages non-tenps-réel

passage du jeton & la station (k+1) (nodul o k)

Notons que ici le réle du compteur TRT est limité uniquement a un réle de vérification que
la contrainte de protocole est assurée (dans le cas contraire, on déclenche une procédure de
"récupération de lI'anneau").

3.1.2. Prise en compte des caractéristiques des flux de messages temps-réel

La garantie d'un délai d'accés borné a une station est une condition nécessaire mais non
suffisante pour garantir le respect des échéances associées aux flux de messages de la station.
Afin de garantir ce respect pour tout flux temps-réel M; (période R et durée d'utilisation
maximale du réseau C;), il faut que les deux contraintes suivantes (exprimées déja pour le

protocole "jeton temporisé") soient satisfaites:

1 le jeton passe dans la station pendant la période R;

2 le temps minimum X; dont dispose la station pour transmettre le message du flux M;
sur la totalité des passages du jeton pendant la période R, est suffisant pour assurer la
durée nécessaire d'utilisation du réseau.

La satisfaction de ces contraintes dépend évidement des spécifités du protocole “jeton

temporisé régulier" et donc s'exprime par des relations différentes par rapport au cas du
protocole "jeton temporisé”.

La condition 1 implique que la période R soit supérieur au temps maximum de cycle
(Trgr):
R?2 Tgr, "iii=1n (4.9)

La condition 2 (qui traduit la contrainte de I'échéance) nécessite de déterminer le nombre
minimum v; de passages du jeton dans une station pendant une période R (on doit considérer

I'asynchronisme entre les requétes et les passages du jeton dans le cas pire a la fois de
déphasage et de passage du jeton; c.f. figure 4.5).

On obtient: v; = & [Ttrr (j ce qui donne X; = v xH; = @&/Tsr (¥Hi, ou H, est l'allocation de
bande pour le flux de messages M; a chaque passage de jeton.

La contrainte de I'échéance est donc:
R/ Ter?Hi* G " iz (4.10)
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Fﬁ( ] PI |
| |- r= -t
| |
—1 - - - A
| oy ) oy |
TTRT TTRT

Figure 4.5: Evaluation de v; dans la station k

3.1.3. Algorithmes d'allocation de bande passante

Nous proposons l'adaptation des algorithmes d'allocation de bande passante "durée
compléte” et "proportionnel adapté” définis pour le protocole "jeton temporisé" (c.f. 111.4.4.1).

Cependant, nous considérons ici que I'on peut avoir plusieurs flux de messages dans une
station k (la bande passante nécessaire a la station k (Hy) lors d'un passage de jeton est la
somme des bandes passantes nécessaires aux différents flux de la station k lors de ce passage:
Hy = é o H;) et nous généralisons donc les analyses faites avec le protocole “jeton

temporisé" [ACZD, 92] [ACZ, 93] [ACZD, 94].

Concernant l'algorithme “proportionnel adapté”, qui nécessite une fragmentation
(contrairement a I'algorithme "durée complete"), nous I'analysons tout d'abord en négligeant le
colt de la fragmentation (nécessite des en-tétes pour les fragments) et ensuite nous
considérons ce surplus. A notre connaissance, une telle étude sur les aspects de la
fragmentation n'a jamais été entreprise (voir les travaux présentés dans [ACZD, 92], [ACZ, 93],
[ACZD, 94] et [MZ, 95]).

1. Algorithme "durée compléte"
On prend Hy = é e, C , c'est-a-dire, on transmet a l'arrivée d'un jeton tous les messages

temps-réel en attente. Notons que la contrainte de I'échéance est automatiquement satisfaite
pour chaque flux: en effet, il y a au moins un passage de jeton par période d'un flux
(Trrr £ mi n{Pi}) et le message est transmis entierement sur un passage.

I

Théoréme:

La borne minimale de I"utilisation maximale Uy est asymptotiquement nulle

Démonstration

Considérons, réparti sur I'ensemble des stations, I'ensemble de flux de messages temps-réel
M={M;, MY M,} suivant:

- ona 1 flux M; avec une période B, =Ty et une durée C, infinitésimale: C,=e
(e® 0);

- on a n- 1 flux avec des périodes R, telles que R =Trr/e (e® 0), cest-a-dire de
longues périodes, et des durées identiques pour tous les flux C; =C;

Cet ensemble de flux, ou le flux M; sert a fixer la valeur de Trgrr (Tt £ minR), représente
un cas extréme de mauvaise efficacité pour I'algorithme (les n- 1 flux de période R =Trr/e
(période trés grande) n'utilisent qu'un seul passage de jeton sur un grand nombre de
passages).

Le taux d'utilisation U du réseau pour cet ensemble de flux de messages est:
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u=3 % =—+ =—— 1+ (n- 1)xC) e®0 (4.11)
i RT

m n

[o] o } L) [o]

A H =818 g G=A C=e+(n- 1)CELTrr (1- )

k= i=1
Intégrons la contrainte du protocole dans I'expression du taux d'utilisation. Nous obtenons:
U £Ti(1+ (TTRT (1- a)- e)) et, lorsque e ® 0, ona U ® 0. Ceci montre que quand e ® 0, la

TRT

condition d'ordonnancabilité U £U, n'est vraie que pour U, =0.

Fin démonstration

Commentaire: En conséquence de I'utilisation maximale qui peut devenir asymtoptiquement
nulle, on est obligé pour ordonnancer toute configuration de messages de vérifier la validité
des contraintes temporelles.

2. Algorithme "proportionnel adapté" sans prise en compte du colt de fragmentation

On prend H, = é E‘-: é - (::I' -,
noaudy V' noaudy eP'/ TRTU

message sur les v; arrivées successives du jeton (donc on envoie des fragments de message).

c'est-a-dire on répartit la transmission de chaque

Notons que la contrainte de I'échéance est automatiquement satisfaite pour chaque flux car
tous les fragments sont transmis au moyen du nombre minimal de passages de jeton par
période R d'un flux: en effet ce nombre minimal est &/ Ty () et on transmet un fragment de

C
durée ———— par passage de jeton.
é:i’/TTRTU
Théoreme:

La borne minimale de I'utilisation maximale U, est: Uy =(1- a)/2

Afin de démontrer ce théoréme, nous devons considérer le lemme suivant:

Lemme

Avec le protocole "jeton temporisé régulier”, compte tenu de la contrainte Tz £ minR, on a:
I

/T, 1

RITrr 2 (412

Nous démontrons tout d'abord le lemme et ensuite le théoréme.

Démonstration du lemme

Considérons le diagramme de la figure 4.6 qui visualise I'expression d'une période R d'un
flux en fonction du nombre minimal d'arrivées du jeton pendant la période R (&/Trr() et
du Tyrr, en se placant dans le pire cas de déphasage entre les occurrences des messages de ce

flux et les passages de jeton.
On voit que I'on a B = &R /Ty (%Ttrr +d;, avec 0 £ d < Trrr et &/ Trr (0 €tant un entier X
- s . € P d; .
supérieur ou égal a 1, soit g q . On obtient:

i = -
€hrr 0 TR e
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R4
é:f/TTRTCI: Trr Twr —1- d_, __d
R/ Trrr P/ Trr R X Xgrr +d;

STl

Le minimum de
I:‘l’/TTF{T

est obtenu pour x =1 et vaut 1/ 2.

' Pi

o =

'@ »la
d-
TrRT !

y
\

A

Figure 4.6: Relation entre B, &/ Tirr (et Trrr

Fin démonstration (lemme)

Démonstration (théoréme)

m s
i

Considérons la contrainte du protocole é ia —S y£TTRT , qui peut (en
VY eP/TTRT
G

considérant seulement I'ensemble des flux) encore s'écrire: a ——— E£Twr- t.
EP/TTRTU
- &M, 1 : : :
En intégrant le lemme PITr 2 dans la contrainte du protocole, on obtient la relation

suivante:

on C
a —]_P >QXTTRT £TTRT't

. o . 1-a
Soit comme U= a la relation précedente devient: U£—2. Donc on a:

1P

1- ) - .
U, :—2a ® 50% (a étant voisin de zéro).

Fin démonstration (théoréme)

Commentaire: ce résultat (U, ® 50%) traduit le principal intérét de ce protocole en terme de
garantie d'ordonnancabilité de configuration de messages temps-réel, et montre sa supériorité

(du point de vue du trafic temps-réel) par rapport au protocole du jeton temporisé
(Ux® 333%). Dans le cas ou a n'est pas voisin de zéro, il y a une dégradation de la borne

Uy, quelque soit le protocole.
Intuitivement, on peut prévoir cette valeur de 50% pour U, car le plus grand retard du
jeton étant Tirr, si la "périodicité” de tous les flux est de "presque 2XFgr", dans le pire cas

chague message n'aura qu'une arrivée du jeton pour étre émis; Donc, comme la relation entre
a "périodicité" des flux et le temps de cycle de 1 2, l'utilisation maximale ne peut pas dépasser

les 50%.

3. Algorithme "proportionnel adapté" avec prise en compte du colt de fragmentation
Caractérisation de la fragmentation

Appelons | la durée de I'en-téte d'un fragment (nous considérons que la durée | ne
dépend que de I'implémentation du protocole, c'est-a-dire | a une valeur constante qui ne
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dépend pas de la longueur du fragment). Compte tenu qu'un message de durée d'utilisation
du réseau C; est fragmenté en v; fragments, on peut définir la durée effective d'utilisation C;

du réseau pour ce message: ona C; =C; +v; % avec v; = @&/Tr (3 La composante v; ¥ de C;
représente le surplus dd a la fragmentation.

Théoréeme:
La borne minimale de I'utilisation maximale U,, en considérant le coOt de fragmentation est
1-a ny N .
Uy=—- 2! ,0U n représent le nombre de flux de messages
2 22Xt

Démonstration

Reprenons la contrainte du protocole exprimée dans le paragraphe précédent:

a eP/T - £ Tirr - t et, en remplacant C; par C. on obtient la contrainte du protocole avec
=t 0
Ia prise en compte du colt de fragmentation:
C*
£ Tirr -
a EP/TTRTU

Le membre de gauche de cette relation peut encore s'écrire en tenant compte, d'une part, de

. w=rl, 1.
I'expression C; (C; + &/ Ty (7§ ) et, d'autre part, du lemme é;; = 2"
C on C S &P T (4 g G
— +a =a—02= +nx 3 a XZXT +nx
1é3/ i=1 éD/TTRTU i=1 eP/TTRTU i=1 eFi)/TTRTu i=1 i ™

La contrainte du protocole peut donc étre exprimée par la relation suivante:

: $D°:

n . .

C ) . 1- a n 1-a n
ZXTTRTxé TD'-+n>g £ Trrr(1- @), soit U £—2 - % Doncona: U, :—2 - %
j=1 TRT TRT

Fin démonstration
Commentaire

La borne U, devient nulle lorsque n» =Trr(l- a) (soit Trrr » N% , a étant voisin de

zéro) ce qui est logique: ¢a traduit que les longueurs des en-tétes de tous les fragments
occupent tout le temps du Tygr.Cette expression est intéressante car elle montre bien, d'une

part, lI'influence de la fragmentation et, d'autre part, la nécessité de ne pas trop fragmenter si
on veut avoir des valeurs de U, supérieures a zéro.

3.2. Conditions d'ordonnancabilité du trafic temps-réel dans le réseau
Profibus [VJ, 93] [VJ, 94]

3.2.1. Réflexions sur l'algorithme d'arbitrage d'accés

L'algorithme d'arbitrage d'accés du protocole Profibus est représenté dans la procédure
suivante (nous remplagons la notation utilisée dans [DIN, 91] par une notation équivalente a
celle du jeton temporisé: les variables T, Trc, Ty et Tgr [DIN, 91] sont remplacées par,
respectivement, Tgr, t/m, THT, et TRT,):
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Al gorithne d' arbitrage d' acces de Profibus

Dans chaque station k, (k=1,2%m):
THT, = O; /*procédure d'initialisation */
TRTx -~ O;
Dérmarrer TRTg (conpteur incrénental)

Dans chaque station k, (k=1,2¥am), a |'arrivée du jeton, faire:
THT¢ = TFrr - TRIk;

TRTx = O;
Dérmarrer TRTg (conpteur incrénental)
Si THT, >0:
Démarrer THTg (conpteur decrénental)
(fin si)

transfert "1" nessage "haute-priorité"
Tant que THT, >0 et (nessages "haute-priorité" en attente)

transfert messages "haute-priorité"

Tant que THT, >0 et (nessages "basse-priorité" en attente)
transfert messages "basse-priorité”

passage du jeton a la station (k+1)

Ce protocole utilise des concepts que I'on retrouve dans le protocole du "jeton temporisé", a
savoir le concept de Ty et les concepts de jeton en avance (THT, >0) et de jeton en retard

(THT, <0).

La différence fondamentale avec le protocole du "jeton temporisé” est qu'il n'y a pas
d'allocation de bande passante fixant les possibilités du trafic temps-réel (pas de spécification
de H,), et par conséquent il n'y a pas de contrainte du protocole, c'est-a-dire, une relation
entre les H, et le Tx. Plus précisément, on peut voir que lorsque le jeton qui arrive dans une
station k est en avance (THT, >0), et si le trafic non-temps-réel dans cette station n'est pas
contraint, on peut avoir des valeurs de THT,<0 pour les stations suivantes
(x=(k+1), ¥am, 1, ¥(k- 1)). Cela peut affecter les possibilités de transfert de trafic temps-
réel dans ces stations, qui ne vont pouvoir transmettre qu'un seul message temps-réel. On a
donc une influence du trafic non-temps-réel d'une station sur les possibilités en trafic temps-
réel des stations suivantes. En conséquence, il est important de noter que si le trafic non-
temps-réel n'est pas contraint, les possibilités en trafic temps-réel sont toujours réduites a un
seul message temps-réel par arrivée du jeton dans une station et ceci quel que soit le choix du
Trrr- Donc, du point de vue strictement de la mise en oeuvre du trafic temps-réel, sur la base
de 1 seul message par passage de jeton, on n'a pas de contrainte sur la valeur associée au Tgr-
Cette modalité de fonctionnement définit ce que nous appelons le profil originel ou profil 1 du
réseau Profibus.

On peut cependant considérer un autre profil de fonctionnement, en supposant que toute
station contrdle le débit associé a ses flux de messages non-temps-réel de fagon a ce qu'elle
puisse toujours transmettre tous les messages des flux temps-réel présents lors de l'arrivée
d'un jeton. Cette modalité de fonctionnement, qui est basée sur la satisfaction d'une contrainte

de protocole (le temps de cycle doit étre tel que tous les besoins de trafic temps-réel, présents
lors de I'arrivée d'un jeton, puissent étre satisfaits (valeur de THT, suffisante et donc temps de

cycle inférieur a Tgrr)) définit ce que nous appelons le profil 2 du réseau Profibus. Il est

important de remarquer que, par rapport au profil 1, on a maintenant une contrainte sur la
valeur de Tgr.

Nous évaluons maintenant ces deux profils par rapport aux possibilités de trafic temps-
réel.
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3.2.2. Evaluation du profil 1 (trafic non-temps-réel non contraint)

Considérons le cas pire des conséquences de ce profil, c'est-a-dire, une station qui utilise
tout le temps défini par le Tigr, Ce qui améne ensuite les autres stations & ne pouvoir
transmettre qu'un seul message temps-réel a I'arrivée du jeton.

Nous supposons que la durée maximale d'utilisation du réseau nécessaire pour chaque flux
temps-réel est égale a la durée permise par le transfert du seul message temps-réel qu'une
station peut envoyer quand elle recoit le jeton (appelons C cette durée).

1. Contrainte de I'échéance

Appelons Teye eme 1@ Valeur maximale du temps de cycle du jeton. Afin que la contrainte
de I'échéance d'un flux de messages temps-réel Mp (période R) appartenant & une station k
soit satisfaite, il faut que le nombre de passages du jeton dans la station k, pendant la période
R, soit supérieur ou égal a 1, c'est-a-dire on doit avoir la relation suivante: @/Teveie  (F 1-

Cette relation peut encore s'écrire comme ]/é:.’/TCYCLEmax (E1 ou ]/é:f/TCYCLEmax ( représente le

taux d'utilisation des passages du jeton pendant la période R, ce qui traduit encore les besoins
du service du jeton pour le flux R appartenant a la station k.

En conséquence, les échéances de tous les flux appartenant a une station k seront satisfaites
si les besoins de service du jeton sont inférieurs ou égaux a la capacité de service des passages
du jeton dans la station k, c'est-a-dire:

1
QA ————£1, "k 1EkEm (4.13)

i ncag, €1/ Teveie,, O
Cette formule traduit une contrainte sur la valeur de Teyc g, - Valeur qui est fixée par la
station k qui posséde le flux avec la plus petite période R et qui dépend du nombre total de
flux que possede cette station k. Plus précisement, la valeur de Teyc g, €St d'autant plus
faible par rapport a la plus petite période R qu'il y a un nombre important de flux dans la
station k. Par voie de conséquence, on aura dans le cas le plus général, des passages de jetons
dans des stations qui fonctionneront "a vide" (pas de message a transmettre).

2. Autre contrainte sur la valeur

Théoréme:

La valeur maximale du temps de cycle Teycie,, est:
Tevoleme = Tt + 1 +(m- 1)>C (4.14)

ou t est le temps de propagation du jeton sur I'anneau logique, C est la durée
maximale d*un message temps-réel et m est le nombre de stations.

Démonstration:

Supposons que dans le cycle (I+1) le jeton arrive au plus tot a la station k, c'est-a-dire,
aucun trafic n'est transmis par aucune station pendant le cycle de jeton précedent (figure 4.7);
donc, TRT, =t et THT, estinitialisé & T;xr - t . Dans ce cas, la station peut transférer du trafic
pendant Tyrr - t unités de temps, jusqu'a ce que son THT, soit écoulé.

Cependant, si la station k laisse écouler son THT,, la station k+ 1 recevra le jeton a I'instant
ol TRTy,; =Twrr et donc THTc,; sera initialisé a zéro (car si t,(1)- t,()=t/m et
tye1(1+2)- t(1)=Tegr +t/m, alors TRT, =t,,; (| +1)- t,.,(1) = Trrr et donc la valeur de THTy,;
est nulle).
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> TtrTt2.C s
t/im ) t/m +
T >
t (I t(+)  FRT | t (1+2)
1 - > 1
t/m cC t/m
! T ! >
() < TRT it {+D)
27 = tm ' c t/m
tq)_ TTRTHC (D)

Figure 4.7: Evaluation du temps maximal de cycle du jeton

Si, a l'arrivée du jeton a la station k+ 1, la valeur de THT,.; est nulle, la station n'a le droit
de transférer qu'un seul message; par conséquent, a l'arrivée du jeton sur la station suivante:
TRT,+, = Trrr +C, et ainsi de suite. Dans ce cas, Teyclema = Frr + (M- 1)xC.

Dans la figure 4.7, nous présentons le cas ot k =3 et donc TRT,, = Tigr +2*C.

Cependant, ceci n'est pas le temps de cycle maximal car, dans le cas particulier du
démarrage du systéme, les TRT,'s démarrent simultanément et donc le temps de cycle
maximal est Teyc emex = Frrr +t +(m - 1)>xC (figure 4.8).

Trrrt1+2.C
$ t/m f
T j ) >
t g TRT . t (1+1)
t/m C t/m
T __+t/m J >
L0 TRT o 141HD)
j t/m t C t/m
t 3(|)' A Tl—RT +2.t/m+C " t3(|+l)

Figure 4.8: Evaluation du temps maximal de cycle du jeton

3.2.3. Evaluation du profil 2 (trafic non-temps-réel contraint)

Considérons m stations, n flux de messages temps-réel, m flux de messages non-temps-
réel et Toyo e la durée d'un cycle. Nous exprimons, tout d'abord, la contrainte de protocole &

partir de laquelle nous obtenons la valeur maximale du temps de cycle et le délai d'acces.
Ensuite, nous donnons la condition pour que la contrainte de I'échéance soit satisfaite.

1. Contrainte de protocole

Afin que tous les messages présents lors de I'arrivée du jeton dans les stations puissent étre
transmis, on doit avoir la relation suivante:

> 1 éT Ny, ér Y
ai &rm':-l;y+a |C >@—C¥C'-Euy+t + maxl Cig£TTRT (4.15)
o T P = i - ub k=aml ﬂfﬂldk

ou le premier terme et le deuxieme terme représentent les bornes maximales, respectivement,
du trafic temps-réel et du trafic non-temps-réel sur un cycle; la somme de ces deux termes
représente la charge maximale sur un cycle. Le troisieme terme représente toujours le temps de
propagation du jeton sur lI'anneau logique plus la durée du jeton. La somme de ces trois
premiers termes représente la durée du temps de cycle. Le quatrieme terme représente la
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borne maximale du trafic temps-réel qu'une station doit transmettre lorsque le jeton lui revient
apres un cycle (ce terme représente la valeur maximale que doit avoir le THT de la station
lorsque le jeton lui revient).

2. Contrainte de I'échéance

Comme a l'arrivée du jeton dans une station, on a toujours le temps suffisant pour
transférer tous les messages temps-réel en attente , la garantie de I'échéance d'un flux de
période R est obtenue si le jeton arrive a la station au moins une fois pendant la période R.

R 3 TevclEmax » 1 LETEDp (4.16)
C'est donc le flux de plus petite période (min{F,?}) qui représente la borne supérieure de
I

TeveLE,,, -

3. Expression de

Compte tenu de la contrainte de I'échéance (qui implique que (éI'CYCLE/Rl]: 1" i)) et en

considérant également que @cvcie/P F1 " j, on obtient I'expression de la durée de Teygg !

on om
Tevae, =aA i,Gi+aA G+t (4.17)

Etant donnée la contrainte de I'échéance et I'expression de TeveLe,,, » ON doit encore avoir

I'expression suivante:
o n o m .
a,.G*a .G+t £mn{R} (4.18)
Il est important de remarquer, a partir de cette derniére relation, que si presque tous les
besoins de trafic doivent étre transmis sur un temps borné par min{F,?}, on aura ici aussi des
I

passages de jetons dans des stations qui fonctionnent "a vide" (stations ou on a des flux de
périodes R grandes par rapport a la valeur de la plus petite période).

4, Contrainte sur la valeur de

En considérant, a la fois, la contrainte de protocole et la valeur de Teyg g, - ON Obtient:

Tevele,, + Cig£ Trgr (4.19)

max
k=1Y4 m$ a noaudy

3.2.4. Exemple d'application

Nous considérons le systeme suivant: on a m stations (m=10; t =1), qui ont chacune 3
flux temps-réel identiques {Q,Pi}:{(J, 100), (1,100),(C*,400)}, la durée C du dernier flux
étant variable mais borné inférieurement par 1, c'est-a-dire C" > 1 (notre objectif étant de voir
les bornes maximales admissibles pour la durée C* dans chaque profil); on a aussi, sur deux
stations, 2 flux non-temps-réel: {Cj, F}}z {(5,500), (5,500)}.

Profil 1:
. . 1 .
Contrainte de I"échéance: é —A£ 1, "k, 1£k£ m; en développant, nous avons
M T ncaige @1/ Tevele, ()
. 2 1 .
gque pour chaque station, + £1, et donc il faut que

d0q Teveie,, 1 @09 Teveie,., ()
@00 Tevee,, (> 2, cest-a-dire Teyg e £33.3.
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Temps de cycle: T, £ Tinr +t +(m- 1)>C, c'est-a-dire: Tevele . £ Trr + 1+ 9xC’
CYCLE max TRT max

Sachant que le temps de cycle est borné par Tevcie,, £ Trr + 1+ 9><C*, pour que la
contrainte de I'échéance soit elle aussi satisfaite il faut que
Toveie, £ (Trrr + 1+ 95C )£ 33.3, clest-a-dire, il faut que Trer £32.3- 9C”.

Si on diminue Tqgr jusqu'a la valeur nulle, la durée c peut donc, augmenter jusqu'a 3.6;
néanmoins, si on choisi Txr =0, le trafic non-temps-réel ne pourra plus utiliser la largeur
de bande laissée disponible par le trafic temps-réel.

Profil 2:

Contrainte de I'échéance: R 3 Teycigmax; doNnc, Tevole ey = 100;

n s p N m , N
. I €T w 1 eT Uil N .
Contrainte de protocole: é iG wﬁly+é iCi Y wy+t+ max | - Cig£TTRT;
TR b oot e R oo

k=1, ml naald,
i=11l &

sachant que Ty g £ P, la contrainte de protocole impose Tqgy 3 11>(2+ C*)+11.

i o n o m . . N . . *
Teveie,, - Il fautque . G +Q j:1Cj +t £mi|n{F.’}, c'est-a-dire: 10>(2+ c )+10+ 1£100, ce
qui impose C* £6.9.
La valeur de T;r; découle de la contrainte du protocole: Tk 3 108.9.

On peut donc, sur cet exemple, dire que pour le profil 1, I'ensemble de flux de messages est
ordonnancable tant que C" £ 3.6 (pour Tirr =0), ce qui correspond & un taux d'utilisation des

flux de messages temps-réel qui ne dépasse pas les 29%. Par contre, le profil 2 peut
ordonnancer des flux de messages avec C* £ 6.9 (Tqgr @ 108.9), ce qui correspond & un taux

d'utilisation pour les flux de messages temps-réel nettement supérieur: U = 37. 25%.

En ce qui concerne le délai d'accés au réseau, dans les cas du profil 1 et 2, celui-ci est borné
a, respectivement, Teyoe | = 33.3 et Ty, = 100, ce qui correspond a un délai d'acces plus

intéressant dans le cas du profil 1.

3.2.5. Conclusion

Nous avons proposé deux profils de fonctionnement, qui correspondent a deux types de
comportements des sources de trafic non-temps-réel (comportement non contraint (profil 1) et
comportement contraint (profil 2)) et nous avons donné pour chaque profil des conditions
d'ordonnancabilité du trafic temps-réel.

Le profil 1 est caractérisé par un temps de cycle faible (ce qui permet des temps d'acces trés
courts pour les messages les plus prioritaires) et impose des durées courtes pour les messages.

Le profil 2 a un temps de cycle plus long et permet des durées de messages plus élevées.

4, Conclusion

Nous voulons souligner les points suivants:
= concernant les contributions sur les protocoles de classe 1.

- nous avons conceptualisé un algorithme de changement en ligne de la séquence
temporelle de flux périodiques ordonnancés par l'algorithme RM pour le réseau
DQDB et donné, d'une part, les conditions pour effectuer des changements corrects
(ni perte de message, ni duplication de message) et, d'autre part, le temps maximum
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pour rendre effectif un changement de mode (aspect trés important dans un contexte
temps-réel);

nous avons exprimé des conditions pour l'ordonnancgabilité, dans le pire cas, du
service du trafic apériodique urgent dans le réseau FIP en termes, d'une part, d'une
contrainte de protocole afin de garantir une non surcharge du macro-cycle et, d'autre
part, d'une contrainte de I'échéance basée sur des notions de retard d'avertissement
de l'arbitre du bus et de retard d'ordonnancement. Ces expressions montrent que
I'efficacité de ce service est faible (ce qui découle de la prépondérance accordée au
trafic périodique dans le réseau FIP);

= concernant les contributions sur les protocoles de classe 2:

nous avons défini un protocole appelé "jeton temporisé régulier" qui, par rapport au
protocole du "jeton temporisé" présente une régularité de cycle (le temps de cycle est
borné par Tk, alors que la borne est de 2XTzr dans le “jeton temporisé") ce qui
permet une meilleure borne minimale de I'utilisation maximale avec l'algorithme
d'allocation de bande passante proportionnel adapté (50% par rapport a 33.3%) et
donc présente un intérét supérieur pour le trafic temps-réel; nous avons également
évalué le colt de la fragmentation inhérente a I'algorithme proportionnel adapté.

nous avons défini deux profils de fonctionnement pour le réseau Profibus, a savoir le
profil 1 (on considére que le trafic non-temps-réel n'est pas contraint) et le profil 2 (on
considere que le trafic non-temps-réel est contraint), et nous avons défini des
conditions d'ordonnancabilité pour ces deux profils; le profil 1 est caractérisé par un
temps de cycle faible (ce qui permet des temps d'acces trés courts pour les messages
les plus prioritaires) et impose des durées courtes pour les messages; le profil 2 a un
temps de cycle plus long mais contraint moins les durées des messages.
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