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Chapitre 1

Introduction

1.1. Contexte

Le travalil effect@ pendant cette #se s’est drouk au sein du.aboratoire d' Informatique
Scientifique et Industrielle (LIST). Ce laboratoire est comp@gn deux tBmatiques prin-
cipales :Ingénierie des donmeset sysemes embardas (tempséel) Ce travail aéte realig
dans lequipe systmes embards, sous la direction deABCAL RICHARD.

1.2. Présentation des sujets dtude

Cette these est compée de deux sujets efude :
— I'ordonnancement tempgel desdchesa suspension;;
—'ordonnancement en-ligne par une macharteaitement par lot.

L'ordonnancement tempgel est I'activieé principale de Bquipe systmes embardgs du
LISI. Nous nous sommes &resgsa un probéme d’ordonnancement particulier, celui des
tachesa suspension.

Le second sujet @tude, sujet d’'ordonnancement classique, e&gitdans une actit
contractuelle, le projet industriel W4M(orkload For Lab} L’ étude d’'une machina traite-
ment par lot est un probine tleorique Ie a ce projet.

1.3. Organisation du document

Ce document seatompose ainsi :
— le chapitre 2 gFsente la proimatique et nos motivations qui ont conduit nos travaux ;
— la partie | &veloppe notré&tude sur 'ordonnancement tem@er de &chesa suspen-
sion;
— la partie Il trate de 'ordonnancement classique par une macaitmaitement par lot ;
— finalement, le chapitre 14 conclut notre travail et ouvre gerspectives de recherches.

~ 17 ~
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Chapitre 2

ProbEmatique

La thematique de cette éise se dfinit par I'etude de prol@mes d’ordonnancement. Nous
en avongtudie deux : I'ordonnancement tempset de &chesa suspension et 'ordonnance-
ment par une maching traitement par lot. Ces deux prébies sont b&s sur la recherche
et I'évaluation d’algorithmes en-ligne cogtgifs. Pour analyser ces algorithmes nous uti-
lisons, pour ces deux praihes, la rBme technique : I'analyse de coétjivité, introduite
par [SLE 85].

Nous peésentons dans le paragraphe 2.1, éotie de I'ordonnancement. Le paragraphe 2.2
traite des diferences et similitudes notables entre I'ordonnancemassicjue et I'ordon-
nancement tempsel. Le paragraphe 2.2finit et cecrit les probkmes d’ordonnancement
a une machine. Au paragraphe 2.4, les algorithmes en-ligmeaborés. Finalement, nous
présentons dans le paragraphe 2.5, notre technique d’andlgsalyse de comgtitivité.

2.1. Theorie de 'ordonnancement

L'ordonnancement est @sent et acessaire dans tous les gyaes o des activiés doivent
étre organiges, ordonees et eparties entre plusieurs egtt L'ordonnancement est un do-
maine particulier de la recherche@ptionnelle. La recherche emationnelle (aussi appi
science du management ou science deéeigion) regroupe I'ensemble desthodes et
techniques rationnelles d’analyse et de sgathdes ptnonenes d'organisation utilisables
pourélaborer de meilleuresdisions. Cette probmatique est multidisciplinaire puisqu’elle
est traiee en matématiques, en informatique et en sciences de gestion.

L'ordonnancement est utisdans plusieurs domaines qui sont aussi nombreux quesvari
(p. ex. l'usinage de pices en productioa la chane, la gestion des ressources humaines,
I'exécution de programmes informatiques...). Pour ce qui e$a deocklisation des sys-
temes, chaque actigitquelle qu’elle soit, serattiomnéetacheet chaque ent, ressource

ou machine Ainsi, un probéme d’ordonnancement reviemtgrer I'execution deaches sur

une (ou plusieurs) machine(s). Par exemple, pour l'usirtlgeices, lesaches sont les
differentes oprationsa effectuer sur la pice (p. ex. soudage, percage...) et les ressources
repesentent le personnel ainsi que les machines.

~ 21 ~
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Ordonnancer, c'est planifier 'é&cution d'un ensemble d@dhes en leur allouant des res-
sources et en leur fixant des dates &extion. En effet, lesaches se concurrencent entre
elles afin de pouvoir s’é&cuter et ainsi de disposer prioritairement des ressogagsur
sont recessaires. Par carguent, un ordre ou des dates @dention doivenétre attrib@ésa
chacune desathes pour obtenir un ordonnancement. Pour une introdauptics compéte
sur 'ordonnancement, nous renvoyank lecture de [BAK 74, CAR 88, BLA 96, BRU 01,
ESQ 99, PIN 01]. Dans le cadre de notre travail, nous nous smmmiquement igresgs
aux probémes d’ordonnancemeatune machine.

2.2. Ordonnancement classique et ordonnancement tempgel

Bien gu'utilisant des techniques desolution similaire, voire les émes algorithmeEDD
(Earliest Due DatgeteDF (Earliest Deadline Firs}, 'ordonnancement classique et I'ordon-
nancement temp®el se distinguent par deux points :

— les probémes fondamentaux de I'ordonnancement classique sorigmieament des
problemes avec desathes apriodiques (chaqueathe ne survient qu’une fois dans le
syseme). Le prol#me central de 'ordonnancement temgslrconsiére desaches qui re-
viennent @riodiquement dans la vie du sgste. La griodicite de &iches change, ereeral,
la nature des probmes combinatoires [TOV 02];

— pour des raisons historiques : I'ordonnancement classite rapidement reconnu
comme une tlorie a part entre au sein de la communautrecherche oprationnelle”,
alors que lI'ordonnancement tempsel demeure un sous-prébhe dans la conception de
syseéme informatique temp®el. Bien $ir, I'implication de I'ordonnancement classique sur
'ordonnancement tempgel est inéniable [STA 95].

Notre position est que les prabhes d’ordonnancement temp=el doiventétre simul-
tanement percus comme :

— une branche de I'ordonnancement classique, afin de prdéteapproches eésultats
connus en teorie de I'ordonnancement;

— une branche de l'ienierie des sysmes tempséel, pour ne pas se couper de la prin-
cipale source d’application de I'ordonnancement tenges, iet donc de la principale source
de nouveaux probmes.

Remarque 1 Les notations utiliées en ordonnancement classique et en ordonnancement
temps eel ne sont malheureusement pas hoemes (p. ex. la dée d’execution d’'unedche

se notep; en ordonnancement classique(gten ordonnancement tempsel, alors que’;

en ordonnancement classiquéfihit la date de fin d’excution d’une &che qui est usuelle-
ment noée R; en temps &el!). Nous avons essayl’etre gereralement homagne dans ce
mémoire, en priviéggiant les notations de I'ordonnancement temgsl & chaque fois que
possible,a I'exception des notations des prebies de I'ordonnancement classique afin de
ne pas @naturer cette notation si pratique.

~ 22 ~
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NN _ .

0 2 4 6 8
Figure 2.1. Exemple d’un diagramme d&ANTT, pour I'ordonnancement de
taches sur une machine.

2.3. Problemes d’ordonnancement

La théorie de I'ordonnancement comprend un nombre possibleméni de probEmes,
BAKER [BAK 74], BLAZEWICZ [BLA 96], COFFMAN [E.G 76], CONWAY et al. [CON 67],
LENSTRA[LEN 77], PINEDO [PIN 01]... Ce paragraphe @sente et &finit les probémes
d’ordonnancement.

2.3.1. Définition

Soit M, une machine qui doit &cutern tachesr; (i = 1,...,n). Un ordonnancement se
définit en allouant un ou plusieurs intervalles de temps suandahine. L'ordonnancement
peutétre repeseng par un diagramme temporel desrT (figure 2.1).

2.3.2. Criteres de performance

Les crieres de performance sont des améts que I'ordonnancement doit optimiser. Nous
présentons dans ce paragraphe, une liste non exhaustivétdessode performance possibles
d’'un ordonnancement. A noter que suivant la nature dererit’optimisation est synonyme
de minimisation ou de maximisation.

En ordonnancement classiquenote pour unedcher; sa date d’activation;; sa date de
fin d’exécution,F; = C; — r; son temps degponse/; = C; — d; son retard (dcalage entre
sa date de fin d’eédcution et socleancel;) et U; un booEen qui esa vrai (oul) si la tache
est en retard. Les cétes de performance classiques sont :

— Cnaz = Maxi<;<, C; * la minimisation de la longueur d’ordonnancement;

— > 1<i<n Ci - la minimisation de la date moyenne de fin cewtion;,

— Fma; - maxi<;<, F; : la minimisation du temps dé&ponse maximum;

— Y 1<i<n Fi 1 la minimisation du temps d&ponse moyen ;

—Lma;; max<;<, L; : la minimisation du retard maximum accurayar lesaches;

_Zlgign U; : la minimisation du nombre déthes en retard ou de facéquivalente,
> 1<i<n(1 = U;) : la maximisation du nombre daches rétant pas en retard.

Il est également possible de parér le criere de performance, par un poids assoc a
chaqueacher; afin de tenir compte de I'importance déshes.
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2.3.3. Notation des prol@mes en ordonnancement classique

La notationa 3-champs initee par RAHAM et al. [GRA 96, LAW 93] est utilise pour
déecrire les prol#mes d’ordonnancement. Cette notation 8eodnpose en trois valeurs :
a | B | v et est celle principalement utiée dans la liggrature [BRU 01].

o : caracérise les machines sur lesquelles les algorithmessigent. Par exemple, pour
un syséme avec une unique machine-= 1.

(. décrit les caradristiques desiches du systne. Par exemple, si toutes lashes ne sont
pasa depart simultaa 5 = r; (r; signifiant que chaquécthe a sa propre date d’'acti-
vation) et si de plus le sy&sine permet la @emption desiches alors = r;, pmin.

~ . préecise la nature du céte de performanadgetudié. Par exemple pour la maximisation du
nombre dedches qui ne sont pas en retayds >, (1 — U;)

Remarque 2 Pour le parangtre 5, nous avons introduit la notion de @mption (ou non)
des &ches. Il existe plusieurs possil#ig :

— Non péemptif : leséches ne peuveptre interrompues lors de leur egution qua des
moments sgcifiques et que sur l'initiative de |&a¢he elle-reme;;

— Preemptif-Continue : lesithes peuvergtre interrompues n’'importe quel instant et
le processeur affeéta une autredche. Quand la&che reprendra le cours de songexition,
elle le reprendrad ou elle I'avait lais€. Cet ordonnancement se note "pmtn” dans le champ
B;

— Préeemptif-reémarre (ou recommence) : ledches peuverétre interrompues n’'im-
porte quel instant et le processeur affeét une autre dche. Quand laéche reprendra le
cours de son é&cution, elle le reprendra auatut de I'eecution comme si elle ne l'avait
jamais cemarie. Cet ordonnancement se note "rstart” dans le chasp

2.4. Algorithmes hors-ligne/en-ligne

Les algorithmes d’ordonnancement peuvang clasés dans deux cagjories, les algorithmes
d’ordonnancement hors-ligne et en-ligne.

Les algorithmes d’ordonnancement hors-lignenstruisent laéquence d’ordonnancement
compkte sur les bases des pagires temporels de 'ensemble dashes de la configuration.
L'ordonnancement est construit coraf@ment avant I'excution de I'application.

Les algorithmes d’ordonnancement en-ligeboisissent, quara eux, dynamiguement la
prochaine reqggtea executer en fonction des paratnes deséches petesa I'exécution. lls
ne connaisseri un instant que les &ches dont les dates d’activation sonégiguresa .

Il existe, [PRU 04, SGA 98], toutefois plusieurs paradigrpesr caradriser les proldmes
d’ordonnancement en-ligne :
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—Ordonnancement unea une des &ches (ou ordonnancement de listepeées qu’une
tache arrive, ses cara&ceistiques sont connues. Ensuite lashtes sont ordom@es dans une
liste puis pésenées une unea I'ordonnanceur. La seuléthe qui peuétre assigeea une
machine est la preraie iche de la liste. Unéithe peuétre retarée mais aucune machine
ne restera inoccuge s'il reste desaichesa ordonnancer dans la liste. L'argie d’une nouvelle
tache dans la liste ne peut pas stopper I'assignement ciiched une machine.

— Temps processeurs inconnud.e temps processeuenessair@ une &che n’est connu
gue lorsqu’elle a fini son &cution mais ses autres cagstiques sont connuegsison ap-
parition dans le systme. Toutes lesithes qui sont gtesa étre execuges sont disponibles
pour 'ordonnanceur, elles peuveatte execuges ou retarekes. Sile sysime le permet, I'al-
gorithme peut écider de peempter lesdchesa n’'importe quel instant.

— Les taches arrivent dans le tempsCe paradigme est quasiment similaire aggpdent.
Mais la, le temps processeur et la date d’@&ewne sont connus cul’arrivée de ladche.

— Intervalle d’ordonnancement. Se dit d’'un ordonnancement dont Iéshes n’ont qu’un
intervalle don@ pour s’ekcuter. Si 'ordonnanceur voit qu'unaahe ne finira pas dans les
délais qui lui sont impoas, elle ou une autre pegitre rejeée.

Les algorithmes d’ordonnancement peuvent disposer @agara@ristiques :

— Un algorithme d’ordonnancement en-ligne esbservatif s'il ne laisse jamais le pro-
cesseur inoccuplorsque desches sont @tesa s’executer.

— Un algorithmeclairvoyantest un algorithme qui conitaoutes les caragetistiques des
tachesa venir.

— Un algorithmedéterministesst un algorithme qui ne fait intervenir aucune composante
aléatoire dans la prise d&dision d’ordonnancement. Ainsi une configuration ordowcaa
plusieurs fois par un gme algorithme @terministe donnera toujours leéme ordonnance-
ment et donc la @me planification dediches. Ce type d’algorithme est I'opjgodes algo-
rithmesrandomi€squi eux prennent leursagisions dans le temps avec un choi&adbire.

Définition 1 Un algorithme A est optimal pour un proime d’ordonnancement si pour
chaque configuration déthes, aucun autre algorithme ne peut avoir une meilleure pe
formance que celle obtenue par

Remarqgue 3 Il esta noter que pour un prokime d’ordonnancemegtudg, plusieurs algo-
rithmes peuvergtre optimaux.

2.5. Ordonnancement en-ligne : Simulation/Analyse de congitivit &

2.5.1. Introduction

La validation des algorithmes en-ligne est ustape importante. Elle permet, pour un
probleme dong, de trouver quelle est la meilleure ségie d’'ordonnancement en-ligne ainsi
gue de quantifier la quaditde cette rathode en la comparaatla solution optimale. Deux
types de validation peuvebtre applig@s :
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— Comparer eévaluer les diftrentes strégies des m@thodes en-ligne entre elles. Nous
executons sur une @me configuration deathes, les diffrents algorithmes puis nous
étudions les&sultats obtenus. Ce type de comparaison est @jgpgimulation

— Evaluer le comportement d’'un algorithme en-ligne en soa pas d’ekcution en le
comparant un algorithme hors-ligne optimal. Cett&thode est Analyse de congitivité
(Competitive Analys)set cefinit la garantie de performance de I'algorithme en-ligoeltp
gue soit I'instance du probime qui seragsolue.

2.5.2. La simulation

La simulation permet de comparer egdaluer des algorithmes en-ligne entre eux. Elle
consistea cefinir un moekle stochastique muni d’une loi de probakilifvec cette loi de dis-
tribution akatoire, des configurations diches sont@rérees, puis elles sont ordonn&es
par les algorithmegtudiés. En dernier lieu, lesactions et lesésultats des ordonnance-
ments de chacun des algorithmes sont edeCette opration est@petee suffisamment de
fois pour obtenir un@tude statistique pertinente et ainsi des comparatife exhgorithmes
satisfaisants.

Mais cette nethode a ses limites quépalisent I'exploitation de segsultats. En effet, les
donrees obtenues par simulation sont farent @pendantes du metk stochastique utiles
[KAR 92]. De plus, cette rathode est ada@eé si et seulement si les lois de distribution (qui
sont estinkes @reralement sur la base d’observations pas¥ moélisent toujours l'arriee
des nouvellesdches. Ce qui n’est pas toujours possible vadadisable avec des pramhes
d’ordonnancement en-ligne.

2.5.3. L'analyse de comgtitivite

L’ analyse de conitivite [BOR 98] est une rathode dont les premiergsultats datent de
1985. lIs sont I'ceuvre deL&ATOR et TARJAN [SLE 85]. Cette nethode compare le com-
portement d’un algorithme en-ligrgecelui d’'un algorithme clairvoyant optimal (dit I'adver-
saire). Cette comparaison s’effectue sur les configuratlerésches a I'algorithme en-ligne
atteint sa pire performance visvis du criere de performancetude. L'adversaire est ce-
lui qui géerere les configurations dé@cdhes sur lesquelles les algorithmes stntlés. Par
congquent, un bon adversaire est celui géngrera les configurations dadhes sur les-
quelles 'algorithme en-ligne atteindra ses pires peréoroes (par rapport au &ie choisi),
tandis que l'adversaire ordonnancera de facon optimaecdmfigurations nouvellement
gérerees.

Il existe deux types d’adversaires mais qui sequivalents du point de vue de I'analyse de

competitivite :

Linconscient (oblivious) : il gérere, en avance, une configuration éehtes, en s’assurant
gue l'algorithme en-ligne atteint sa pire performance sirecconfiguration alors que
lui la sert de facon optimale.
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L’ evolutif (on-line adaptative: il génere quelquesaches et, suivant legactions de l'al-
gorithme en-ligne, compte (ou pas) cette configuration avec I'agévde nouvelles
taches. La configuratioregerée reste ordonnaée de facon optimale par I'adversaire,
alors que I'algorithme en-ligne atteint sa pire perforneanc

Nous peésentons I'analyse de cogfivité d’un point de vue analytique :

Définition 2 Soit A un algorithme en-ligne, la performance obtenue par l'aifime A en
ordonnancant une configuratiahpour un criere de performance, se noter (7).

Définition 3 La performance obtenue par I'algorithme clairvoyant etiopl hors-ligne en
ordonnancant une configuratiah pour un criereo, se noter*(1).

Définition 4 Un algorithme en-ligneA est dit c-comggtitif pour un criere dont o, si ¢
est une constante positive et si pour toute configuratioradees/, I'in égalitt suivante est
respecke :

oa(l) <co*(I)

Deux remarques comg@nentaires sorét apportea la cefinition 4 :

Remarque 4 Aucun algorithme ne peut faire mieux que I'algorithme opliminsi sa per-
formance est toujour8gale ou meilleure que celle obtenue par I'algorithme gmdi.

Remarque 5 La définition 4 montre que la performance atteinte par I'algbrite A est
toujours au pirec fois suggrieure que celle obtenue par I'adversaire par rapport auiéne
etudié. C'esta-dire que pour chaque configuration, la performance deglaithme en-ligne
varie mais ne épasse pasfois la valeur obtenue par I'adversaire.

Pour finir la pésentation de I'analyse de coétjtivite, deux catgories de prokimes d’or-
donnancement doiveBtre disso@es suivant la nature du @&tea optimiser : les proeimes
de minimisation et ceux de maximisation. Cette @éfnciation intervient pourétablisse-
ment du ratio de conditivité (competitive ratip. Ce ratio permet de cardxtser les al-
gorithmes en-ligne, de quantifier leur qualitou neédiocrig). En effet, 'analyse de com-
pétitivité ne se contente pas de donner umgonse binaire : I'algorithme est optimal ou
non comggtitif. Elle quantifie la qual& (ou nediocrig) de I'algorithme. Et c’est le ratio de
competitivité qui transcrit cette quantification. Il sétérmine dans le pire cas d&sution
de l'algorithme en-ligne, c’est I'unique valeur d’analyse ratio de cometitivité d’un al-
gorithme en-ligned se note: 4 et cefinit la valeurc presente dans laédinition 4.
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2.5.4. Le probleme de minimisation
Lorsqu’un probéme d’ordonnancement est caéatE€ par un criérea minimiser, le ratio de

competitivité d’'un algorithme en-ligne estgsené par la @finition 5.

Définition 5 Si A est un algorithme en-ligne qui minimise un éri de performance alors,
le ratio de comptitivite ¢4 de A qui représente son pire cas d'egution vaut :

Cp = Sup UA(I)
toutl O-*<[>

Ou I désigne les configurations dadhes.

Remarque 6 Puisque le criére d’optimisation est un cire & minimiser, la performance
obtenue par l'algorithme optimal sera toujours@nieure ouégalea celle obtenue par 'al-
gorithme en-ligne. Ainsi le pire cas desution de l'algorithme correspordlla configura-
tion de &ches/, pour laquelle le ratio‘;:‘((f)) est le plus important, do I'utilisation de la
borne sugrieure.

Comme la performance de I'algorithme en-ligne est toujourgeseure ouégalea celle
obtenue avec l'algorithme optimal, le ratio de catifivité d’'un algorithme en-ligne est
toujours suprieura 1. Et les deux cas limites sont les suivants :

— Sicy = 1 alors l'algorithmeA est dit optimal pour le critreétudé.

—Sicy # ¢ pour toute constante(ce qui esgequivalenta c, estégala une fonction en
n, ou n est le nombre deathes de la configuration tést alors I'algorithmed est dit non
competitif pour le criereétudi.

L’ étude d’'un prol#me d’ordonnancement avec un eré de minimisation se fait par deux
actions :

— Soit I'etude consistaétablir une borne irdfrieure du ratio de con@gitivité valable pour
tous les algorithmes en-ligne. Dans ce cas, I'ensemble welés algorithmes en-ligne de
la classectudiée (p. ex. 'ensemble des algorithmes en-ligne, consémapreemptif) est
consicere. Il faut alors chercher une configuration telle que touslgsrithmes en-ligne de
la classe soient mésa leur pire cas d’excution sur cette configuration.

— Soit I'étude consisté& analyser un algorithme en-ligne de notre choix. Ainsigd{'a
versaire grere des configurations dadhes pour amener I'algorithme en-ligaeson pire
cas d’execution. Cette rethode cherch& construire une borne sepeure du ratio de
competitivité de l'algorithmestudi.

Remarque 7 Si nousttablissons un algorithme en-ligne tel que la bornéiigure eségale
a la borne suprieure alors I'algorithme fait partie des meilleurs algthmes en-ligne pour
ce probkEme.
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2.5.5. Le probleme de maximisation

Définition 6 Si A est un algorithme qui maximise un énie de performance alors, le ratio
de comptitivité ¢, de A qui représente son pire cas d'egution vaut :

_ . 0ald)
Cp =
toutl 0’*([)

Ou I déesigne les configurations dadhes.

Etant dong que le criéred optimiser est un céte de maximisation, la performance obtenue
par I'algorithme optimal est toujours seipeure olegalea celle obtenue par I'algorithme en-
ligne. Ainsi, le ratio de comgtitivité est inérieur ouégalal :

— Sicy, = 1 alors I'algorithmeA est dit optimal pour le critreétude.
— Sic, = 0 alors I'algorithmeA est dit non cometitif pour le criereétude.

L’ étude d’'un prol#me d’ordonnancement avec un eéré de maximisation est diffente de
celle merge pour le proldme de minimisation :

— Soit I'étude consist@ établir une borne irdrieure du ratio de con@itivité pourun
algorithme en-ligne. Il faut chercher des configurationstalshes pour que le ratio de
cometitivité de I'algorithme en-ligne augmente.

— Soit I'étude consista établir une borne s@rieure pour une classe d’algorithmes. I
faut chercher des configurations deches telles que sur ces configurations, le ratio de
cometitivité de tous les algorithmes esténieura une néme valeur.

Remarqgue 8 De néme que, concernant le prahe de minimisation, si pour un algorithme
en-ligne tel que la borne iBfieure estegalea la borne suprieure alors il fait partie des
meilleurs algorithmes en-ligne pour ce prebte.

2.5.6. Principaux résultats

Le tableau 2.1 (fseng dans [RID 03]) syntétise I'ensemble de€sultats connus pour les
problemes d’ordonnancemeatune machine. Lorsque la borneérieure et la borne sép
rieure songgales alors un algorithme avec les meilleures garantgsiges de performance
est connu. Lorsque pour un prénte, les deux bornes ne sont @amles, le pro@me est
alors partiellement ouvert. De plus, si les bornes ggatesa 1, alors I'algorithme est opti-
mal. Finalement, s'il n’y a pas désultat dans certaines d’entre elles, c’est que le proél
est ouvert.

2.5.7. Conclusion

L'inconvénient de I'analyse de coratfitivité est de ne capturer la performance d’'un algo-
rithme en-ligne que par son ratio de cagtipivite. Tres souvent, cela condutune vision
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| Probemes | Modéles |Bornes Inérieures Bornes Suprieures |

Preemption| 1 1
min ) C; Standard 2 [PHI95] | 2 [PHI 95, HOO 96]
Rectmarragel.2108 [EPS 03] 3/2 [VAN 02]
Preemption| 1 1
min ) F; Standard | Q(n)
Recemarrage(y/n) [EPS 03] ©(n) [EPS 03]
Préeemption|1.0730 [EPS 03] 2
min ) | w;C; Standard 2 [PHI95] | 2 [AND 02]
Recemarragel.2232 [EPS 03] 2 [AND 02]
Preemption| 2 [EPS 03] ©(n) [EPS 03]
min ) w; Fj Standard | Q(n)
Recemarrage 2(n) [EPS 03] ©(n?) [EPS 03]
Preemption| 1 1
min L,qp Standard | 1.618 [HOO 00]1.618 [HOO 00]
(d; <0) Recemarrage 3/2 [AKKO00]K 3/2 [AKK 00]
Préeemption 0 [BAR 94, BAR 01]
max y (1 —U;)| Standard 0 [BAR 94, BAR 01]
Recemarrage 1/2 [HOO 00] 1/2 [HOO 00]

Tableau 2.1.Garanties de performance des algorithmes d’ordonnancement
en-lignea une machine [RID 03].

tres pessimiste du comportement de l'algorithevalle. Plusieurs relaxations de I'analyse
de compgtitivité ontéte propoges dans la liirature afin de limiter cette vision pessimiste
comme l'augmentation de la vitesse des machines @gfigar I'algorithme en-ligne par
rapporta celles utili€es par I'adversaire claivoyant [KAL 95]. Cette techniqueaggpete
techniqgue d’augmentation de ressoumteconduita des ésultats tes ineressants tant en
ordonnancement classique qu’en ordonnancement tezeps r
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PREMIERE PARTIE

rdonnancement des &chesa suspension

Cette partie grsente 'ensemble de nos travaux sur 'ordonnancemenstéapde &chesa
suspension :

— Le chapitre 4 expose les principaux concepts de I'ordocgraent tempsael.
— Le chapitre 5 est uatat de I'art de notre probine d’ordonnancement.

— Dans le chapitre 6, nousgsentons no€sultats sur les difficuds de 'ordonnanceme
de tichesa suspension : la comple&itlu probéme. . .

— Le chapitre suivant, chapitre 7gwekloppe notreetude sur la confitivité des algo
rithmes en-ligne pour 'ordonnancement dashtesa suspension.

— Le chapitre 8 conclut notre recherche sur fehesa suspension par I'analyse des te
d’ordonnancabili existants pour ce praishe d’ordonnancement.

— En conclusion, au chapitre 9, no@sumons I'ensemble de nassultats et proposons

plusieurs axes pour de futures recherches.

2StS

~ 35 ~






Table des materes

Chapitre 3. Introduction sur les tachesa suspension. . . ... ............... 39
Chapitre 4. Ordonnancement temps el monoprocesseur. . . . . ............ a7
Chapitre 5. Ordonnancement des&chesa suspension : Etatde l'art . ... ... .. 79
Chapitre 6. Difficult &s de I'ordonnancement dedchesa suspension. . . .. ... .. 91
Chapitre 7. Compeétitivit € des algorithmes classiques d’ordonnancement . . . . . 105

Chapitre 8. Analyse des tests d’'ordonnancabilé pour les sysémesa priorit € fixe 119

Chapitre 9. Conclusion sur les ichesa suspension . . . . .................. 133







Chapitre 3

Introduction sur les&chesa suspension

3.1. Les systmes temps eel

Les sysémes tempsael sont des sysines informatiques qui doivergagira desvenements
tout en respectant des contraintes temporelles. Troégodes de systnes informatiques
sont geréralement distingees dans la liftrature :

— les systmes transformationnels : ils sont comgegntre autres des actastde calculs
et de gestion des bases de dees. Ces sy8tnes ecugerenta l'initialisation I'ensemble des
donrees @cessaires. Leurs temps de calculs sont non contraints.

—les systmes interactifs : un sy@mne est dit interactif s’il implique I'intervention de
I'utilisateur dans la vie du sysine, au-deél de l'initialisation. Ces sygmes sont compés
entre autres des logiciels bureautiques. Le temps n’iilgierpas en tant que contrainte mais
dans un aspect de confort de travail ou geédalié service.

— les systmes eactifs [HAR 85] : un sygtme Eactif, comme @seng par la figure 3.1,
est un systme Epondant constamment aux sollicitations de son enviroenemu'il
contlle en produisant des actions sur celui-ci. Leseysts tempsael appartiennerit cette
cagégorie.

De nombreusesadinitions differentes existent pour les systes tempsael dans la liggrature
(JCNR 88], [DOR 91], [LAP 91]...). Nous utilisons laédinition employe par J.A. $AN-
KOVIC : un syseme tempséel est un systme pour lequel sa correction n&pkend pas
seulement desesultats, maig€galement du temps auquel ils sont fouf@3A 88]. Ainsi,

les syskmes tempséel sont des sysines eactifs [HAR 85] pour lesquels des contraintes
temporelles doivenkétre respeées. Si les contraintes temporelles de I'application né son
pas respeées, le systme subit alors undéfaillance on parle aussi déaute temporelle
Deux types de contraintes temporelles existent :

— contraintes temporelles souples (ou relatives) : powsysBmessouplesle non-respect
d’une contrainte lanea une @gradation progressive du fonctionnement duesyst Ce type
de cefaillance est t@rable ;

— contraintes temporelles irapatives : pour les sy&stnesdurs (ou critiques, le non-
respect d'une contrainte temporelle n’est pas envisaggal#met en cause I'iégrite meme
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Systéme réactif

Evénementsﬁ ﬂ Actions

Environnement:

Figure 3.1. Syseéme Eactif

du syséme.

Cette @finition du tempsé&el introduit la notion deemps Cette notion du temps signifie
que le calcul effect@ipar le systme ne peut patre consiéré comme correct; s'il n’est pas
produit au bon instant, le syshe le considre comme faux.

La notion de temps estés importante car elle permet d’exprimer les caastiques et les
contraintes du sysme. Le temps pedétre repesené de deux facons défentes [KOP 83] :

— Le temps continu : est un temps que I'on suppose@lement dense (et complet),
au sens ma@imatique du terme (plus @riement, le temps prend toutes les vale@elles
positives). Ainsi, il est toujours possible detdrminer entre deux instaritstz,, un troiseme
instantt,. Il n’est par conéquent pas possible d’observer la simudigand’évenements ;

— Le temps discret (ou logique) [BAR 90] : correspandne succession d’instants dis-
crets, pecefinis et ordonés. Ce temps n’est pas dense, il n’est ainsi pas possibléfaerd
un instant entre deux instants cénatifs. Un instant est repsené mattematiquement par
un entier naturel et ainsi le temps par 'ensemble des entiaturels. La simultaité des
evenements est donc possible.

Le temps continu est utigspour repesenter les caraatistiques de I'environnement et du
proceck a I'intérieur de I'environnement. Le temps discret est @ilgr le systme infor-
matique, pour ref@senter les caraatistiques des diffrentes actiona effectuer ainsi que les
déelaisa tenir.

En ce qui concerne les sgshes tempséel durs, il faut s’assurer que toutes les contraintes
temporelles desathes sont respéas et ce quel que soit le cas de figure. Il existe plusieurs
techniques de validation d’'une configuration dettes sur un sy&sine. Notamment, celle qui
consisteaétablir un test d’'ordonnancab&{BAR 04]. Poutétablir un test d’ordonnancabit

il faut caracériser le pire comportement du s¢ste, puigtablir un algorithme que le sgshe

doit respecter (ou chacune déshes du sysme doit respecter) pour que le sysie soit dit
valide (c.a-d. que toutes les contraintes temporelles delsds soient resp&ets).

~ 40 ~



F.Ridouard Prengre partie : Ordonnancement dashesa suspension
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Figure 3.2. Syséme tempséel

Les sysémes tempséael doivent avoir certaines caradstiques [COT 05] :

efficacité : un syseme tempséel doitétre efficace (avec une compléxinoindre) ;

fiabilit & : un syséme tempséel doit s’assurer que toutes les contraintes temporedies s
respectes;

prédictibilit & : un syseme tempséel, s'il se retrouve dans ugtat ceja renconte, devra
toujours prendre la Bme dcision.

Un syseme tempséel doit s’assurer que le prede contblé qu'il gere, reste continuelle-
ment dans un fonctionnement dibrmal(c.-a-d. qu'il reste en aefjuation avec les lois phy-
siques qui egissent son comportement dans son environnement). Dasgdemes temps
réel, comme le montre la figure 3.2, le Srsie tempséel ecupere par I'internédiaire d’'un
ensemble de capteursgsents sur le préck des informations relativesl’état du systme.
Le syseme tempséel analyse lessultats et interagit, siacessaire, par un ensemble d’ac-
tionneurs sur le prame contblé. Dans ces sysines, c’est le praxe contblé qui impose
sa vitesse de fonctionnement (on parle aussiydemique du praaE) pour conserver son
intégrite et son bon fonctionnement dans I'environnement. Cette@aistique temporelle
peut varier de la milliseconde (p. ex. les avions de chas$hgure ou plus (p. ex. coritie
de eactions chimiques).

Les sysemes tempséel prennent une place de plus en plus importante dans romties
car les applicationséatessitant un sy&sme informatique sont souvent cdviées par tout ou
partie par un sysime tempséel. Ainsi, de tels systmes servera contdler des centrales
nucleaires, des sites complexes de production, des applisatiditaires, des missions spa-
tiales, mais aussi dans la vie de tous les jours, les voitleestlephones portables, les
avions. .. Un exemple complet d’une application temfs-en automobile eséthille dans
[SIM 05].
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Une application est souventirament qualie de tempséel s lors qu’elle se montre
« rapide». Mais cette assertion est fausse pour lesesyss dont les&lais s’expriment en
heures (tels que les sgshes confilant certaines&actions chimiques) et qui sont quasi

de syséme tempséel.

Comme pour tout systme informatique, I'architecture néatelle d’'un systme tempséel
est de diferentes formes : centraéi®u distrib@, monoprocesseur ou multiprocesseur. ..

3.2. Architecture logicielle des systmes temps éel

Il existe trois diferentes architectures logicielles des epsts tempsael :

—unnoyau tempséel: c’est I'architecture logicielle minimum pour un sgste temps
réel. Cette architecturedge uniquement lesithes et les communications intaches ;

— un executif temps &el : c’est une surcouche du noyau tempelrqui comprend des
primitives/modules pour faciliter la conception de I'aipption temps @&el; il inclut des
implémentations de fonctions additionnelles comme la gestsredtees/sorties, la gestion
avan€e desaches, la gestion de sgshes de fichiers, la communication de messages, ou
la gestion des ressources. Pour é&¥eloppement d’'une application, on a besoin d’'une part,
d’'une machine ate et de son environnement developpement pour sa conception, ainsi
gue d’'un systme cible, sur lequel 'application tempset et I'executif seront élechargs
pour son egcution.

— unsyséme d’exploitation temp®elest un ekcutif pour le cas particulienoe syseme
hote et le systme cible ne font qu’un. On a donc ici un environnement eeetbppement
natif.

L'architecture logicielle que noustudions est celle d’'un éxutif temps eel. Un exemple
d’exécutif temps eel est OSEK/VDX, présené dans [TRI 05]. La figure 3.3 illustre la
structure d’un e&cutif temps eel. Ainsi, I'exécutif est appé soit lors d’'unéveénement, soit
en fonction du temps, soit par deésches Bcessitant un service de lesutif. L'ordonnan-
ceur gere I'occupation du ou des processeurs. |l utilise un algaré d’ordonnancement qui
gere l'allocation deséches sur le processeur. Les agenésnmj les composants de base de
I'exécutif : thches, ressources. ..

Le comportement concurrent désenements externes et des actions d’'unesyst temps
réel, fait de lui un systme fortement paradle. L'architecture logicielle la mieux ada&gt pour
respecter ce comportement pagh#e est une architecture muétithe. Ainsi, chaque action
du syséme (acquisition de mesures, calculs...) est suppgrar uneédche. La &che est
I'entité de base des sgshes tempsel, elle repesente le travail que doit effectuer le gyse
pour effectuer I'actiora laquelle elle est ass@a. Chaqueiiche a ses contraintes temporelles
imposes qu’elle doit respecter (p. ex. uelai pendant lequel elle peut s&uter et gqu’elle
ne peut pasé&passer).

1. OSEK/VDX : Offene Systeme und deren Schnittsteliéndir Elektronik im Kraftfahrzeug / Vehicle Distributed eXecu-
tive
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Figure 3.3. Exécutif tempséel

Les sysemes tempséel sont ainsi forras d’'un ensemble d@&¢hes (appél aussiconfigu-
ration) qui s'executent sur un eécutif temps eel. L'ensemble deathes caraétise toutes
les operationsa mener pour piloter le préck contblé et I'executif temps el est celui
qui les ordonnance en leur affectant des prémr.iA chaque instant laache la plus prio-
ritaire est ekcute. La particularé des &ches tempséel €side dans le fait qu’elles sont
récurrentes. C'esd-dire que chaquéthe seé&veille periodiguement (ou sporadiquement)
dans le systme pouétre execuee.

3.3. Ordonnancement temps eel

Afin de respecter les contraintes temporelles debds, le concepteur d’'une application
temps eel doit cfinir une néthode d’ordonnancement.

Définition 7 une néthode d’ordonnancement consiste en :
— un algorithme d’ordonnancement qui ser@&ede en-ligne ;

—un test d’ordonnancabilt dont I'objet est de &rifier que les dches respectent leurs
contraintes temporelles.

Dans de nombreux cas, I'ordonnancement est dit @iggr les prioriés. C’'esta-dire que
les prioris sont attribees auxaches via un algorithme dit d’ordonnancement. L'ordon-
nanceur de I'e&cutif utilise ces prioréts pour construire laégjuence d’ei&cution de I'ap-
plication. Letest d’'ordonnancabil& est un algorithme qui donne une condition suffisante
ou dans le meilleur caséaessaire et suffisante d’ordonnancabippour une configuration

~ 43 ~



LISI-ENSMA Chapitre 3 : Introduction sur led¢hesa suspension

de taches par I'algorithme d’ordonnancement choigiggdemment. C’'esi-dire qu’un test
d’ordonnancabilié permet de &rifier en amona un ordonnancement que toutes les contraintes
temporelles sont resp@&es par le choix de prioés qui est fait par I'algorithme d’ordonnan-
cement.

La periodicite des&ches est I'unique ggificite de 'ordonnancement tempsal par rapport
a I'ordonnancement classique. Cette @liffnce peut paitaie mineure mais elle change la
nature combinatoire des pr@phes d’ordonnancement. Mais I'ordonnancement teragk r
repose sur les émes techniques algorithmiques é@salution de pro@mes combinatoires
[STA 95].

3.4. Le problemeétudié : ordonnancement de &chesa suspension

La probEmeétude par la suite, est celui de 'ordonnancement en-ligneddedsa suspen-
sion.

Ainsi, Nous consiérons, dans la suite de cette partie, s pouvant se suspendre durant
leur exécution afin de@aliser des agrations d’enge/sortie ou bien des calculs sur un proces-
seur sgciali€. Comme le @rsente la figure 3.4, leathes sont éecukes sur le processeur
principal, mais les&chesa suspension font appel pendant leue@xiona un processeur
speciali® pour effectuer difrentes oprations. Durant sa suspension,dahe n’utilise plus

le processeur. En effet, elle attend la fin de &ewtion de cette dgation pour terminer sa
propre excution. Ainsi, comme elle n'utilise pas le processeuxd@utif temps eel suspend

la tache pour la de d’execution de la proadure externe et alloue le processauine autre
tache péte.

Desétudes existent concernant lashies suspension. Mais césudes chercheatconstrui-
re un test d’ordonnancabiit Souvent ces @thodes consisteat adapter des tests d’ordon-
nancabilié ceja existants pour I'ordonnancement deltes priodiques auxdchesa suspen-
sion. Or ces travaux Btudient pas directement le preble d’ordonnancement daches

a suspension. En particulier, aucuatide n'aétt meree pour, dans un premier temps,
connatre les difficulesa construire un tel ordonnancement. Ainsi, par exemplepta-c
plexité du prob&éme d’ordonnancement déghesa suspension n’a pa&de établie, pas plus
gue la comptitivité des algorithmes en-ligne. Finalemenpropos des tests d’ordonnancabi-
lité établis pour lesdchesa suspension, personne ne cdhblampleur du pessimisme qu'ils
introduisent. L'utilisation de tests trop pessimistesduihinvariablemené surdimensionner
I'architecture maérielle du sysme tempséel. L'ensemble de ces points seréhidies dans

la suite de cette partie.

3.5. Plan de la partie

Dans le chapitre 4, nousttinissons les principaux concepts de I'ordonnancemenpgem
réel. Dans le chapitre 5, légudes sur les tests d’ordonnancaéiliiour I'ordonnancement
de taichesa suspension sont gsenées. Les chapitres suivantéwetloppent nos diffrentes
contributions pour I'ordonnancement dechesa suspension. Ainsi, dans le chapitre 6, les

~ 44 ~



F.Ridouard Prengre partie : Ordonnancement dashesa suspension

__._Processeur annexe

Liste de tAches en attente

T T T T

Processeur principal

Figure 3.4. Ordonnancement déthesa suspension

difficultés d’'un tel ordonnancement sont expes : la complex&, la pesence d’anomalies
d’ordonnancement et finalement I'optimalitles algorithmes en-ligne. Le chapitre suivant,
chapitre 7,étudie la comptitivité d’algorithmes en-ligne bien connus pour deuxecgs
d’optimisation : la minimisation du temps déponse et la minimisation du nombre de
taches en retard. Finalement, le chapitre 8, aborde @mdtats sur la recherche du pessi-
misme engendr par les tests d’ordonnnacalélietablis pour 'ordonnancement déxhes

a suspension.
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Chapitre 4

Ordonnancement temp&el monoprocesseur

4.1. Definitions generales

Les sysémes informatiques tempéel (ou systmes de Confle-Commande) seédompo-
sent en un excutif temps &el et un programma eXcuter sur I'ekecutif. Pour concevoir,
développer et fairé@voluer le systme, un programme tempsal est d’'un point de vue lo-
giciel consicré comme un systmemultitache Le travail du systme informatique consiste
par congquenta gerer I'exécution et la concurrence de I'ensemble diashes en optimi-
sant I'occupation du processeur et en veillantespecter les contraintes temporelles des
taches. Toutes ces fonctions sont regémgsous la notion @rdonnancement temps éel

Si une contrainte temporelle n’est pas respecbn parle d’'uneé&faillance du systme ou
d’'une faute temporelle. Dans un s¥ste tempséel dur, chagueacthe est soumisa une
echeance temporelle stricte. Le non respect d’'une contragémbgorelle n’est pas admissible
a l'exécution.

La périodicite de I'activation desiches est I'unique ggificite de 'ordonnancement temps
réel par rappora la treorie de I'ordonnancement classique. Cette nuance peltrpara-
neure, mais enéyéral la feriodicite des&ches change la nature combinatoire des probk
d’ordonnancement. Toutefois, I'ordonnancement terépbrecessite de recourir auxames
techniques algorithmiques desolution de prolémes combinatoires [STA 95].

4.1.1. Tache tempséel

Une faiche tempséel est I'entié de base des programmes tempal.rCe sont ces ergéi
qui composent le programme d’un Sste tempséel. Les &ches tempséel peuventtre
assocdeesa des calculs, des alarmes, des traitements @efstortie, etc.

Les faiches tempseel permettent ainsi de cobter le pro@ce externe via un ensemble de
capteurs et d'actionneurs @ges au proece. Elles utilisent les primitives de I'é&cutif

1. Ce chapitre est firdu livre d’'Hernes intitué Sysémes Tempsérl 2 : Ordonnancement&Reaux et Quakt de Service
réali® sous la direction de Nicolas Navet (chapitre : "ordonnancement pnocesseur”) eéditt par Hermes Science
Publications en 2006
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Figure 4.1. Le moctle deséches griodiques

temps éel sur lequel elles sont esukes pour communiquer entre elles, faire des acqui-
sitions de don@es (depuis des capteurs du eyps¢ contdl€) ou encore actionner des com-
mandes sur le sy&ine contdle. Mais pour respecter les caristiques du praece (p. ex.
déesactivera temps le conféileur de vitesse d’'une voiture dont le conducteur actiomse |
freins), les &ches sont soumisagles contraintes temporelles. Il existe plusieurséteside
taches : lesdchegeériodiquesapériodiqueset sporadiquesUneconfigurationde taches est
définie parn (n € N*) taches.

4.1.1.1. Taches priodiques

Les tiches priodiques ref@sentent lesaches ecurrentes dont les activations successives
sont €pakees par une griode constante. Il existe dans laditature tempséel plusieurs
mockles de &ches griodiques. Le plus simple mais aussi le plus fondamentatedsi de
Liu et LAYLAND [LIU 73]. Leur mockle repésente chaqueéthe par deux paragtres :

= (C,T), ou C désigne le temps d'@&cution maximum de laéathe etl” sa feriode. Par
congquent, toutes I€E unités de temps, laather gerere unerequéte (la premere reqéte
étant gréréea l'instant0) qui doit s’exécuter au plus pendatt unités de temps avant son
écheance qui cimcide avec la date d’activation de la prochaine edgque ladche. D'autres
mockles existent mais les principaux, basur le modle de Lu et LAYLAND, ne font que
rajouter des paragétres au moele de base.

Le paraneétrer permet de retarder la preéme execution desaches et n'impose pas ainsi aux
taches de commencer leurgeation au rBme momené un mstant) Ce parardtre est aussi
appek Date d’activationde la fiche. La date d’activation de I8 requete d’'une &che est
égalear + (k — 1)T'. Deux fichesr, etr, sonta départ simultaé (ou synchrones) si leurs
dates d’activation soréigales (ca-d.r; = ry).

Le paranetred denote la date &cheéance de lagche, daté partir de laquelle, laéche doit
avoir termire son ekcution. Ce parastre permet de difrencier lecteance d’ekcution
des regétes de la date d’activation de la prochaine &thA partir de cetteecleéance (dite
absolue) de l&° requete, il est possible deéfinir une autreeckeance, leckéance relative
(par rapport I'activation de Eo reqete)D = d— (k—1)T de la iche. Lecleance relative
est aussi appeedélai critique Si I'écheance relativd) d’'une @icher estégalea sa griode
T, la tache est dit@a écleéance sur regéte La figure 4.1 repgsente les paragires de chaque
tacher périodique.

Des caradristiques supgimentaires peuvegtre calcudes pour chaqu@che @riodique :
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— Le facteur d’utilisation du processeur par uaetter : v = % Le facteur d’utilisation
d’'un ensemble dedthes! = {7,},_,., peut ainsi se &finir comme la somme des facteurs

d'utilisation des &chesr, : U = > | &.

— Le facteur de charge du processeur par achér : u; = %. Le facteur de charge d’'un
ensemble dedches!/ = {7;},_,.,, peut ainsi se &finir comme la somme des facteurs de

charge desichesr; : U; = > | .

— La laxite dynamique d'uneéicher repiesente le nombre d’'uis de temps que le pro-
cesseur peut passarne pas excuterr sans risquer de manquer seateance. La laxé
dynamique d’'uneécher al'instantt : L(t) = D(t) — C(t) ou D(t) = d—t etC(t) le temps
d’exéecution restana I'instantt.

— Le temps deéponse de 1a° reqlete d’'une &che :R*, est la diference de temps entre
l'instant au la tAche termine son éxution et I'instant @ elle s’est actige.

— Le temps deé&ponse d'unedche : R, est le maximum des temps deponse de ses
requetesi = max;>; R

Pour ceterminer I'ordonnancement déxhes d’une configuration, les algorithmes affectent
suivant leurs crigres une prioré a chaquedche (nate Prio). La tache ayant la plus haute
priorité est ekcute. Nous consiferons dans la suite, que Eche la plus prioritaire est
celle dont la valeur dé’rio est la plus faible.

Avant de commencer son &asution, il est possible qu'unédhe doive attendre la fin de
I'exécution d’une autreache. En effet, dedithes peuvent avoir entre elles, des relations de
synchronisation @maphore, I'activation d’'uévenement attendu par une autre, rendez-vous,
communication). Lorsque deu&dhes sont ainsiées, elles sont ditedependantegsinon,
elles sontindépendanteset posgdent unecontrainte de pecedencell existe deux types

de contraintes de poedence : les contraintes simples et les contraindegrglies. Une
contrainte de @oedence simple entre deukchesr; et 7; (c.-a-d.r; preceder;) est cefinie

si la tacher; doit attendre la fin de I'excution de ladcher; pour cebuter la sienne. Les
deux fiches ont alors la éme &riode et un rame nombre d’eéxcutions. Une contrainte de
précdence estéayérali€e si le nombre des égutions des dewacthes n’est pas le @me
(c.-a-d.T; s’exécute plusieurs fois avant ques’exécute our; s’exécute une fois avant que

7; s'execute plusieurs fois) [RIC 01].

Des tiches peuvent au cours de leugeeution, partager des ressources critiques en exclusion
mutuelle (c.a-d. qua chaque instant, au plus une sealehe peut utiliser la ressource). Une
tache ne peut pas utiliser une ressource ogeygar une autréthe.

4.1.1.2. Taches apriodiques

Une fache apriodique a une date d’activation qui n’est connueageon activation et une
certaine duge d'execution. Par corexjuent, deux paragtres suffisent pour repsenter une
tache apriodique :7 = (r,C), ou r est sa date d’activation &€ son temps d’e&cution.
Les taches apriodiques sont enggerala contraintes souples car elles n'ont pasctéance
avant la fin de leur éécution. Dans le cas contraire, un paedra déchteanced sera ajoug
dans le modle des&ches.
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4.1.1.3. Taches sporadiques

Les taiches sporadiques sont dastes eécurrentes avec des contraintes strictésldance.
Une ache sporadique eséfinie par un paragtre C' et une duge minimum?’ entre deux
reqletes successives de kche. Le modle peutétre gréerali® de la néme facon que le
modele de &che @riodique.

4.1.2. Ordonnancement

Le concepteur d'un sysime tempséel cEfinit une configuration (ou sy&ine) de dches
périodiques. Elles sont soumisasies contraintes temporelles dont le respect &toé va-
lidé (verifie) avant la mise en service du Sste ou durant I'ecution desdches si leurs
caracéristiques ne sont pas connues a priori.

4.1.2.1. Algorithmes hors-ligne/en-ligne

Les algorithmes d’ordonnancement peuvietné clasgs en deux cégories, les algorithmes
d’ordonnancement hors-ligne et en-ligne.

Lesalgorithmes d’ordonnancement hors-lignenstruisent laé&guence d’'ordonnancement
compkte sur les bases des pagdres temporels de I'ensemble dasttes de la configuration.
L'ordonnancement est construit corafgment avant I'excution de I'application.

Les algorithmes d’ordonnancement en-ligehoisissent, quard eux, dynamiquement la
prochaine regetea executer en fonction des paratnes deséches petesa I'exécution. lls
ne connaisser# un instant que les ches dont les dates d’activation sontaigturesa t.

Un algorithme d’ordonnancement en-ligne eséemptif si I'algorithme peut pgempter
I'exécution d’une &che pour en choisir une autre. Dans le cas inverse, |'gigoe esinon
préemptif

Selon le type d’attribution des priogis aux &ches, il existe troislassesd’algorithmes en-
ligne :

— Lesalgorithmesa priorité fixe pour lesaches [LIU 73]attribuent une prioréa chaque
tache (priorieé qu’elle gardera &finitivement) pendant la conception du syse. Ainsi
chaque regete d’'une &che I@rite de la priorié de la &che.

— Lesalgorithmesa priorité fixe pour les reggtespeuvent assigner une priaitlifferente
a chaque redgte d’'une &che. Ainsi, @s qu’une nouvelle re@te de &che arrive dans le
syseme, elle pourra avoir une pricgitdifferente de celle de la regie pécedente de la
méme fiche mais la gardera inchaegpendant toute la dee de la regéte.

— Lesalgorithmesa priorité dynamiquassignent une prioBtaux fiches mais les prioés
peuventévoluera chaque instant. Une regpe peut ainsi voir varier sa pricgitdurant son
exécution.

Un algorithme d’ordonnancement en-ligne estservatif s'il ne laisse jamais le processeur
inoccuge lorsque desiches sont @tesa s’executer.
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Un algorithmeA estoptimal si toute configuration pouvaitre ordonnaré&e en respectant
toutes les contraintes temporelles dashies 'est avec I'algorithmé. Et inversement, si
A ne peut pas ordonnancer une configuration de ce type alows algorithme ne peut
'ordonnancer.

4.1.2.2. Validation et Ordonnancement

La validation et I'ordonnancement d’'un sgete sont #s souvent cons&és comme des
problemes disjoints, bien gu’ils soient bietirfortement imbrigés en ealit. Lorsque l'or-
donnancement est construit durant Bextion (c.a-d. en-ligne), alors la validation consiste
analyser le comportement d’un algorithme féreh gréral sur I'attribution de priorés aux
taches. L'ordonnancement et la validation sont alors aizérg €£pags et n’interagissent pas
(c.-a-d. pas cechange de domes entre leétapes de validation et d’ordonnancement). Cette
decomposition du prokime d’ordonnancement consistant d’une gactioisir un algorithme
d’ordonnancement, et d’autre pagtanalyser son comportement, permeté&tuire la vali-
dationa un probéme dévaluation des performances. L'algorithme de validatstrdesigre
sous le nom déest d’ordonnancabilité dans la literature [BAR 04]. Un test positif indique
gue pour tous les comportements possibles desystalors les contraintes temporelles des
taches seront respéets durant leur écution.

4.1.2.3. Simulation/Analyse pire cas

Les faches priodiques sont éecuges in@finiment. Bien que I'ordonnancement soit infini, la
periodicite des&ches permet de limiter la recherche des fautes tempodealiessun intervalle
de temps bor, appet intervalle de faisabilé ou détude {easibility interva) [LEU 80]. La
périodicitt de I'ordonnancementégend duppcen? des f@riodes desiches et estéasigree
sous le nom diypergeriode:

—la longueur de l'intervalle &tude estgale au ppcm desepodes si lesdches sona
départ simultag;

—si les &ches ne sont pas depart simultag, la longueur de lintervalle étude est
égale au maximum des dates d’activation plus deux fois lenpges @riodes max;{r;} +
2 ppem{T;}.

Pour des prol@imes plus complexe, il eséoessaire de montrer uésultatequivalent pour
montrer :
— le syseme entre&gime @riodique (p. ex. ppcm dans le contexte de [LEU 80])

— définir la longueur de&gime transitoire (p. exmaxr; + ppcm, dans le contexte de
[LEU 80]).

Simplifier le test d’ordonnancabiiten un prol#me dévaluation de performance siwarg
I'utilisation de techniques de simulation. Bien que cethtgque soit tes utile durant la
conception peliminaire d’'un systme, nous rejetons son utilisation comme test d’ordon-
nancabilie pour les str&gies d’ordonnancement en-ligne. En effet,dégdcouramment ren-
contree, consistard simuler le comportement du sggte sur les bases des caeaistiques

2. Plus Petit Commun Multiple
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té.CheST’i Cz D;|T;| Prio;
n |0 1 33 1
5 |0 4/ 6|6 2

Tableau 4.1.Exemple d’affectation de prioés selorkRm

de I'ordonnanceur et du comportement pire cas de chamief ne conduit pa€nessaire-
ment au pire comportement du siiste. L'instabilie d’'un ordonnancementgkea la variation
des pararetres desaches durant leur écution, peut engendrer des situations qui n’auront
jamaisété simukes. La simulation, aussi bien que les tests logicielsigiass, ne permettent
en aucun cas de conclure avec certitude quealgsets respecteront leurs contraintes tempo-
relles. Seule une analyse pire cas, qui repose sur la éasation du pire comportement de
I'application temps&el, permettra d’arrivest une conclusion fiable, sousserve du respect
des hypotkses.

4.2. Principaux algorithmes d’ordonnancement peemptif en-ligne

Dans ce paragraphe, nowtdillons les principaux algorithmes classiques en-ljgmér 'or-
donnancement pemptif de &ches priodiques. Pour chacun de ces algorithmes, le mode
d’affectation des priorés aux &ches ainsi que son fonctionnement satadiés.

4.2.1. Rate Monotonic M)

L'algorithmea priorité fixe pour lesdachesRate Monotoniou (RM), aété introduit par Lu
et LAYLAND en 1973 [LIU 73].

Définition 8 Les priorites selon I'algorithme&m sont dans I'ordre inverse de€podes : la
tache de plus faiblegriode a la plus grande priori et la iche de plus grandegpiode a la
plus faible priorié.

Exemple 1 Affectation de prioriés et d’ordonnancement d’une configuratibBOUSRM :

le tableau 4.1 repesente I'affectation de priogs pour une configuratioa deux &ches.r
est la fiche ayant la plus petitegpiode, elle se retrouve donc avec la plus grande preorit
Ainsi comme l'illustre la figure 4.2, laather; est execute avantr.

Propri été 1 L'algorithmeRrM est optimal dans la classe des algorithragsriorité fixe pour
I'ordonnancement deathes griodiques (ou sporadiques), iadendantesa depart simul-
tané au cemarrage et écteance sur regete. Si 'une de ces deux deeneés conditions est
relacheée,RM n’est plus optimal.
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1
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Figure 4.2. Ordonnancement de la configuration du tableau 4.1 avec

I'algorithme RM
taCheS’f’i C;| D;|T;| Prio;
n |01 44 1
7 |0 3] 6]6/ 2
73 ||0] 2] 8 8 3

Tableau 4.2.Exemple d’affectation de priogs selorbm

4.2.2. Deadline Monotonic pM)

L'algorithme Deadline Monotoniou (DM) a été introduit par LEUNG et WHITEHEAD en
1982 [LEU 82]. Cet algorithmej priorite fixe pour lesaches, difere deRate Monotonicar
il base son ordonnancement non pas sur &pges mais sur lescheances relatives.

Définition 9 Les priorites selon I'algorithme Deadline Monotonic sont dans I'ordreerse
desécleances relatives : laéiche de plus faiblécheance relative a la plus grande priogit
et la thche de plus grandectreance relative a la plus faible prioét

Exemple 2 Affectation des priorés d’'une configuration selanm :
le tableau 4.2 montre I'affectation de priogs pour une configuratioatrois taches. La plus
haute priorig est affe@ea r, car elle est la&che avec la plus faibleckeance relative.

Propriétée 2 L'algorithmeDbm est optimal pour I'ordonnancement diches griodiques (ou
sporadiques), ingpendantes &t depart simultag au cemarrage A noter que si leséches
sonta écheance sur regéte,RM et DM sontéquivalents.

4.2.3. Earliest Deadline First EDF)

Earliest Deadline Firsiou (EDF), qui est un algorithma priorite fixe pour les recgtes, fut
présené parJacksoren 1955 [JAC 55].

Définition 10 Earliest Deadline First attribuea chaque instant, la priorité la plus grande
a la reqlete ayant la plus petitecteance absolue.
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Exemple 3 Ordonnancement d’'une configuration dehes sougDF. La configuration est
celle pesengée pourom (Tableau 4.2) :

la longueur de I'ordonnancemeattester est de 24 ui@s de temps (24 = ppcm(4,6,8)) (cf.
Paragraphe 4.1.2.3). Cette configuration n’est pas ordoigadie souDM car la tacher;
manque sa prerare écleéance. Cette configuration est ordonnancable paF : a l'instant

0, EDF affecte les r@mes prioriés quedm (tableau 4.2). Par coregjuent, jusqud I'instant6,
les ordonnancements soBBF et sousDM sont identiques. Maia cet instant, les priorés
SOUSEDF changent alors qu’elles restent statiques awet Ainsi la reqeter; ; recugere la
plus haute priorié et s’ekcute avant; ».

Propri été 3 Earliest Deadline First est optimal pour I'ordonnancemet& configuration
de tiches inépendantes. Par coégquent, si une configuration (avec les ca&dtiques
précdentes) est ordonnancable, elle le serapar [DER 74, LAB 74].

4.2.4. Least Laxity First (LLF)

Least Laxity First [MOK 83] est un algorithneeprioritt dynamique. Les priogs assigaes
parLLF aux reqites sontdans I'ordre inverse des valeurs de la8alyihamique des regtes.

Définition 11 Least Laxity First attribued chaque instant la priorité la pluséleeea la
requete ayant la plus faible laxétdynamique. La laxétde lak® requete der; a un instantt
estégaled L; ;(t) = dip —t — Ci(t) = D;(t) — C;(t), ou d; ;. est I'ecreance absolue de la
;S reqléte.

Exemple 4 Ordonnancement d’'une configuration deshes sousLF. Cette configuration
est celle choisie pour montrer un exemple d’affectationriEipés parom (Tableau 4.2) :
Elle est non ordonnancable pam. L'ordonnancement sous F est lui faisable a I'instant

0, LLF affecte les i@mes prioriés aux &ches queom (tableau 4.2). Mais commeLF est
un algorithmea priorité dynamiquea l'instant4, 73 ; devient plus prioritaire que; ». Eta
l'instant 5, inversements; , est plus prioritaire ques ;. Ainsi 'ordonnancement est faisable
SOUSLLF.

Propriété 4 Least Laxity First (commeDF), est un algorithme optimal pour I'ordonnan-
cement deédches inépendantes et avec désteances relatives igfieures ouégales aux
périodes [DER 89, MOK 83].

4.3. Extension de I'ordonnancement

Dans ce paragraphe, nougpentons plusieurs extensions classiques de I'ordonmeamte
temps eel : 'ordonnancement déc¢hes avec gigue sur activation, surcharge du processeur,
ordonnancement en gsence dedches agriodiques, les anomalies d’'ordonnancement, les
contraintes de @cedence et le partage de ressources critiques.

~ 54 ~



F.Ridouard Prengre partie : Ordonnancement dashesa suspension

4.3.1. Gigue sur activation

En réalite, entre l'instant d’activation d’'unéthe j@riodique et lI'instant 0 elle est petea
s’executer, il peut exister unéatai variable appél aussgigue sur activationCe ctlai noe

J; pour la ficher;, permet de ref@senter le tempséatessaire pour effectuer I'acquisition de
donrees (éseau ...). La prise en compte de ce pataesup@mentaire acessite d’adapter
les tests d’'ordonnnancabéitOn pourra par exemple consulter [AUD 93, TIN 92, BUR 95]
pour les algorithmea priorit fixe et [SPU 96a] pour les algorithmapriorite dynamique.

4.3.2. Surcharge du processeur

Un syseéme est en surcharge processeur lorsque les ressoé@umssaires pour eguter les
taches du systme sont plus importantes que les ressources disponibles.

L'algorithme d’ordonnancememlDF est tes sensible aux surcharges du processeur. En effet,
si une fiche vienta manquer soacteance DF qui fonde ses écisions d’ordonnancement
sur la proximié de I'ecteance desaches, donnera ainsi plus grande pradtla iche qui

est en train de manquer sénleance. Ainsi les autrea¢hes qui suivent laathe en retard se
retrouveront elles-émes retargles et manqueroa@tleur tour leuecteance. Cette escalade
de fautes temporelles est appel'effet domino[STA 95]. Des techniques d’augmentation
de ressources (rajouter des processeurs ou augmenteesaevilu processeur) permettent
d’améliorer I'efficaci€ des algorithmes d’ordonnancement en-ligne et plus pégiement

EDF [CHA 05, PHI 97] dans les situations de surcharge.

4.3.3. Ordonnancement de configuration comprenant déshes agriodiques

Lors de I'ordonnancement de configuration dehtes priodiques, desatches apriodiques
(p. ex. des alarmes du sgste) peuvent appdtee et doivenétre ordonnaries sur le proces-
seur. Il existe plusieurs @thodes pour I'ordonnancement éehes apriodiques SougM et
EDF. Une premére nethode én arriere plar) consistea ordonnancer le&thes agriodiques
pendant les temps de oisigetiu processeur. Une seconde approche corsisteer une
tache @riodique @diee au service deécthes apriodiques. Plusieurs types de serveurs ont
ete propogs dans la litrature : le serveua scrutation olling servej [SPR 89], serveur
ajournable Deferrable server [LEH 87, STR 95], serveun eéchange de prioés rio-
rity Exchange servgr[SPR 88, LEH 87, SPU 94], serveur sporadiq&pdradic server
[SPR 89, SHA 88, SPU 94, SPU 96b] et le servarliest Deadline Las(EDL) [CHE 89].
Enfin, dernier type de serveur, les serveatargeur de bandeConstant Bandwidth Server
(CB9 présengé parAbeni[ABE 98] et Total Bandwidth Serve(TBS présengé par $URI
et BUTTAZZO [SPU 94, SPU 95]. Nous renvoyons aweférences pour laé&finition de ces
différentes approches.

4.3.4. Anomalies d’ordonnancement

Une anomalie d’ordonnancement egela 'instabilité de I'ordonnanceur. Ce prabhe est
bien connu en environnement multiprocesseur. Nous utiisa cefintion de [GRA 69], qui
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TachesC;|D; = T;| Prio;
T 1 3 1
Ty 2 6 2
73 4 12 3

Tableau 4.3.Tachesa écteance sur regétea ordonnancer sans pemption et
avec des prioris fixes Prio;)

(1)02:2 b)02:1

Figure 4.3. Anomalies d’ordonnancement en noeemptif pour le syétme de
taches du tableau 4.3

se formule de la fagon suivantan syseme ordonnancable avec les pires &es d’ekcution
peutétre non ordonnancable avec des des d’ekrcution plus petitedDans la literature, il
existe d’autres anomalies d’ordonnancement comme par@geies anomalies d’ordon-
nancement qui surviennent lorsque &ipde desaches est augmesd [AND 03, NAV 06].
Mais, dans la suite, nous nousénéssons uniquemeata cefinition piesenée par RAHAM
[GRA 69]

La validation d’algorithme d’ordonnancement basur les prioriés est un prokeime diffi-
cile. Le temps d’e&cution d’'une &che peut varier d’une regtea I'autre et il faut erifier
la validation du systme pour toutes les variations possibles. Mais si uregysine possie
pas d’anomalie d’ordonnancement, la validation duesyst peut se simplifier en congidnt
pour duge d’execution de chaque regte, la pire duge d’exécution de ladche. Le systme
est alorsrobuste (il n'est pas sujeta des anomalies d’ordonnancement pour le esyst
de faches consie). Uneanomalie d’ordonnancemersturvient lorsque &duire la duee
d’exécution d’'une &che peut augmenter le temps éponse de certaineadhes pouvant
ainsi conduirea manquer unécteance. Voici un exemple de sggte monoprocesseur qui
subit des anomalies d’ordonnancement :

Exemple 5 Sur le tableau 4.3 est repseng un systme dedchesa ordonnancer sans pr
emption. La figure 4.3 j@sente deux ordonnancements : dans le premiereses sont
execukes avec leurs pires dees d’ekcution (a), tandis que dans le second, d&lte 2
s’exécute enl seule unié de temps au lieu d(b). Ainsi, en construisant la@me gquence
de reqetes, duire la duée d’execution der, rend le systme non ordonnancable.

Voici d’autres exemples de sgshe monoprocesseur subissant des anomalies d’ordonnance-
ment : les systme péemptifs avec algorithma priorite fixe et iches avec contraintes de

~ 56 ~



F.Ridouard Prengre partie : Ordonnancement dashesa suspension

précedence (une autre anomalie survient si le nombre de cotgsaile pecedence dimi-
nue). Un autre exemple, celui des syses peemptifs avec algorithme dynamiqueljF) et
tachesa suspension [RID 04]. Le&thesa suspension sont degches qui au court de leur
exécution ont besoin de se suspendre pour effectuer damitigns externes (telles que des
opérations d’entee/sortie).

4.3.5. Contraintes de peccdence

Dans ce paragraphe, noustdillons les solutions existantes dans |&idture pour I'ordon-
nancement de configurations @ehes avec contraintes deprdence.

SouseDF, I'ordonnancement deathes soumised des contraintes de gedence peut se
faire en modifiant les dates d’arée et lesécheances relatives des rdéxjas deséaches
[CHE 90, SPU 93, JEF 92]. L'ordonnancement construit parF conduita respecter les
contraintes de @oedence et legcheances. Une telle approche ne peut ptis effectée
pour les algorithmes priorite fixe en raison d’existence d’anomalies d’ordonnancement
[RIC 02].

4.3.6. Partage de ressources

Lorsqu’'un ensemble déthes partage des ressources critiques en exclusion teytuest
prouve gu'il nest pas possible deéterminer un algorithme en-ligne optimal [BAR 90b,
LEU 80, LEU 82]. Il existe deux principaux praihes : linversion de priorié qui survient
lorsqu’une &che possde une ressource, bloquant ainsi une aaichd plus prioritaire utili-
sant la néme ressource et laisse $exiter desdches de prioré internediaire mais n’utili-
sant pas la ressource @hterblocagequi survient lorsque deugthes ayant besoin de deux
mémes ressources critiques pour leue@xtion en possdent chacune une. Ainsi, elles se
retrouvent mutuellement bloges dans I'attente de la &pation de la ressource manquante.

Des protocoles de gestion de ressourcesetncieés pour pallier ces probines et ainsi
ameliorer I'ordonnancement deadhes : le Protocola Heritage de Prioré (Priority In-
heritance protocgl [RAJ 91, SHA 90] et le Protocola Priorie Plafond Priority Ceiling
protocol) [RAJ 89, SHA 90] etSRP(Stack Resource Protoggdour EDF [BAK 91].

4.4. Introduction aux tests d’ordonnancabilite

Nous consiérons la validation d’un sysine reposant sur un ordonnanceur en-ligne. Trois
techniques d’analyse pire cas existent dans kréture (tests d’ordonnancal#ljt I'analyse

du facteur d’utilisation du processeur, 'analyse de la derande processeur et I'analyse

du temps de €ponse Ces techniques ne sont pas en pratiggeivalentes.

La majorieé des monographies en temgelr pésentent @paément I'ordonnancement des
tachesa priorite fixe eta prioritt dynamique. Nous choisissons ici unég@ntation diffrente
afin de clairement dissocier la dffence entre les tests exacts et appgediious nous limi-
tons aux tests sur lesdches @riodiques
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4.4.1. Principe des analyses d’ordonnancabit

Les tests d’ordonnancabditetablis pour chaque analyse peuvent se classer en deux ca-
tegories : les tests exacts et les tests ap@®ches tests exacts fournissent des condi-
tions recessaires et suffisantes de garantie du respeddfeances desathes (pas tou-
jours des approches pire cas). Les tests ap@ocie sont que des conditions suffisantes
d’ordonnancabili. Ils sont soit des approximations de tests exacts maisumescomplexi
algorithmique moindre, soit ils ne permettent pas de caoaghour toutes les configurations

de fiches. Dans ce dernier cas,@ponse des tests d’'ordonnancabitietourneoui, la confi-
guration de&ches est ordonnancable ou dans le cas inverse, le testitngggeconclure.

L'analyse du facteur d’utilisation chercldedeterminer si les besoins de la configuration de
tachesa ordonnancer n'exadent pas les capage#t du processeur.

Définition 12 L'analyse du facteur d’utilisation est un test d’ordonnabdité qui consiste
a calculer le facteur d’utilisation d’'une configuration diches puis Vérifier gu’il n’excede
pas la valeur seuil propra 'algorithme d’ordonnancement utiks

Dans le principe, I'analyse du temps dmonse et I'analyse de la demande processeur re-
pose sur un @me constat un dépassement cechéance ne survient jamais lorsque le
processeur est libre Ces analyses se restreignaritétude des intervalles de temps ke
processeur écute desaches ies periodes d’activité (busy periods)[LEH 89]. L'analyse

du temps deéponse et I'analyse de la demande processeur portenésuad’ d’une ou plu-
sieurs @riodes d’'activié. Chaque @riode d’activie a analyser vétre carad@risee parun
scénario pire cas Bien que les deux analyses reposent surdenmconstat, les principes de
ces deux tests sont diffents.

Définition 13 [JOS 86] L'analyse du temps dé&ponse est un test d’ordonnancalélién
deuxétapes :

— tout d’abord le pire temps de&ponseR; (ou une borne sugrieure) de chaquéithe est
calcuk,

— puis le respect descheances est testen erifiant : R; < D;,1 < i < n (complexié
algorithmique erO(n)).

L'analyse des temps déponse se faiiche parache et la compleXétdu test d’'un sysime
de iches est principalemenéé au calcul des pires temps @ponse. Par contre, I'analyse
de la demande processeur est un test cénaid toutes lesathes simulta@ment.

Définition 14 L'analyse de la demande processeur reviariester pour tout intervalle de
tempslty, t5] que la duke maximum cum@é (ou une borne sépeure) des excutions des
requetes, qui ont leur&veil et leureckeance dans l'intervalle, est iafieurea t, —t; (c.-a-d.
n'exade pas la longueur de l'intervalle).
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4.4.2. Définition de principaux concepts

Nous pesentons maintenant les concepsessairea |'étude de ces techniques d’analyse
de 'ordonnancabilé d’'un syséme de dches. Nous ne con&rbns, dans la suite, que des
taches priodiques inépendantes.

4.4.2.1. Périodes d’activié et sénario de test

Définition 15 Une periode d’activieé du processeur est un intervalle de tejip$[ de I'or-
donnancement tel que le processeur @aese toutes les recgtes arrivees avant la date et
a termiré a la dateb toutes les regetes arriveesa partir de la dateu.

Lorsque I'ordonnanceur est conservatif, c’astlire qu'’il n'ingre pas de temps creux dans
'ordonnancement s'il existe unécthe pétea s’executer, le nombre degpiodes d’activies
différentes est fini puisque I'ordonnancement éstqulique avec unegsiodeégale au ppcm
des periodes deséches [LEU 80]. Reciement, I'ordonnanceur vatre confroné exacte-
ment au néme sénario d’activation desathesa chaque ébut d’hypergriode et prendra
en congguence exactement le€mes écisions. Toutefois, I'analyse de toutes lé&sipdes
d’activité n'est en @réral pas possible puisque leur nombre est exponentiel. i3 {pbu-
ver dans quelle griode d’activie une &che ne respectera pas segteéance n’est pas un
probleme simple et @cessite dans la majdgitles cas un temps de calcul exponentiel dans
la taille du systme de dchesa analyser. Pour des sggates simples déithes, nous allons
présenter lesasultats analytiques connus pour cagaser la @riode d’activié et trouver les
taches ne respectant pas leécseances dans un sgshe non ordonnancable.

Dans le cas d'un sysinea priorite fixe, tester 'ordonnancabiéitd’'une &icher; ne recessite
pas de consigrer les@ches moins prioritaires puisqu’elles n'engendrerontfiagerference
sur;. Ceci revient cefinir une @riode d’activié se limitanta un sous-ensemble diches
prioritaires.

Définition 16 (Sysémesa priorité fixe) Une priode d’activie du processeur de niveau
est un intervalle de tempsude processeur n’é&cute que desathes ayant une priogt
superieure ouegalea i (i-level busy period).

Une geriode d’activié vaétre carad@riste par les dates d’activation de rétgs qui la ébu-
tent. Nous pouvons maintenaréfthir la notion de senario.

Définition 17 Un s@&nario est I'ensemble des dates d’activation des étegipermettant de
caracériserunepériode d’activié du processeur.

Deux cas se produiront suivant que les pirénseios consigiés durant le test se produiront
ou non durant la vie du sy&he :
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— le s@&nario se produitécessairement dans la vie du gyse : le test d’'ordonnancabdit
résultant est alors exact etfthit une condition acessaire et suffisante pour que le yst
de tches soit ordonnancgable,

— le s@&nario ne se produit pas f@ament dans la vie du syshe : le test est alors appr@ch
puisque la demande processeur est suréstitieci introduit donc dpessimismedans le test
d’ordonnancabilié, c’esta-dire qu’une borne s@pieure de la demande processeur est cal-
culee. Le test est uniguement une condition suffisante d’oraogabilie : si le test renvoie
vrai alors le systme est ordonnancable, sinon on ne peut pas conclure.

Exemple 6 Quelques exemples deés@arios conduisant soé un test exact, sod un test
approctle :
e Tests exacts : le émario se produit toujours dans la vie de I'application.

- Ordonnancement déthes griodiquesa départ simultag eta priorité fixe : le pire
scenario est @fini par le eveil simultag d’'une reqgéte de chaqueathe (c.a-d. l'instant
critique). Ce sénario se produit au @marrage de I'application.

- Ordonnancement déthesa départ diféré et gigue sur activation. On peut toujours
définir les valeurs des gigues de fagooréer un instant critique (resynchroniser I'activation
des fiches au dbut d’une griode d’activie) et se ramener ainsi au pire&tario cevelopg@
ci-dessus.

e Tests approobs : le sénario peut ne pas se produire dans la vie de I'application.

- Ordonnancement déithes griodiquesa départ diferé eta priorité fixe : le pire
scenario est @éfini par le ©veil simultag des &ches. Savoir si ce 8oario se produira
dans la vie de I'application est co-NP-Complet (pr@ivle de congruences simuléss). En
congquence, la demande processeur ca@eldera une borne sapeure.

- Ordonnancement déithes @riodiquesa priorité fixe en non gremptif : le pire
scenario pour la icher; survient lorsqu’elle estéveillee en reme temps que les regfes
des &ches plus prioritaires, ..., 7;_1) et juste apes de la plus longuedthe parmi les
moins prioritaires(max;—;1,.... C;). Analyser si ce @nario surviendra ou non dans la vie
de I'application n’est pas un probme simple a priori. En coBguence le test correspondant
sera approck. Recemment, [BRI 06] montre que le calcul du temps &®onseetait opti-
miste (c.a-d. faux) et que le pire temps deponse n’est pas toujours asswaila premere
reguete au sein de lagriode d’activie cefinie dans ce g@mario.

Afin de faciliter la conception de tests exacts, deux hyps#is se rencontrent presque sys-
téematiquement dans la Ettature. Elles permettent d’assurer que le pignacio se produit
dans la vie du sysine. Ces hypo#ises sont d’introduire urgggue sur activatiorfpermettant
ainsi de traiter les systnes distribés) ou de consiter dedaches sporadiqueslutot que
des &ches priodiques (la priode entre deux re@tes est une dae minimum et non une
durée exacte, comme dans le cas dashes priodiques). Ces hypaotises supgimentaires
permettent de consider un prol®me d’ordonnancement plugmgral, mais dont les pires
sceénarios sont plus simpléscaractriser, en ordonnancement monoprocesseur.

Exemple 7 Voici des exemples introduisant une simplification en jowam la periodicite
des activations degthes :
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— Ordonnancement dée¢hes sporadiques priorité fixe eta depart diferé : le s@&nario
ou toutes lesaches seéveillent simultaament pourra se produire dans la vie du gyse.
Dans le cas dediches strictementgriodiques, une telle caragtisation n’existe pas.

— OrdonnancemereDF de tiches sporadiques : le pire temps dgponse d’'uneéiche
7; survient dans une@&iode d’activie ai toutes lesdches autres que; sont veilees
simultarement et o 7; se eveillea une date cBcheance d’'une autrediche. Le test exact de
Spuri [SPU 96a] dans le cas sporadique ne serait pas exaessithesetaient strictement
periodiques, car le pire €nario ne se produirait pas foetnent dans la vie du syshe.

— Ordonnancement déc¢hes griodiquesa priorité fixe et @part diferé avec gigue sur
activation desaches : les gigues vont permettre de resynchroniserdeeis de faco@l
définir le pire s&nario qui se produira dans la vie du sgste.

4.4.2.2. Evaluation de la demande processeur

Caraceriser I'activie du processeur revieatcompter les rediies actiees dans un intervalle
de temps (ca-d. dans la @riode d’activie). Deux fonctions voritre particuerement utiles
pour analyser I'activét du processeur asséeiaux egcutions des redies desdches. Cette
activite sera dans la suitegdigree sous le nom ddemande processeuDeux fonctions
permettent deé&finir la demande processeur sur un intervalle de temps [MBNBAR 03] :

—la demande processeur déshes eveillees avant une date qui sera nate rbf(t)
(request bound function, parfois @et(t)),

— la demande processeur dastes devant se terminer avant la ddqteecheance est avant
oua la datet), qui sera natedbf (demand bound function, parfois @etH (t)).

La premere fonction est particldrement utile pour analyser les syistesa priorite fixe,
tandis que la seconde est utile pour analyser I'ordonnaecteproduit paEDF. Nous nous
limitons aux &ichesa écteéance contraintd{; < T; - constrained deadline) atcepart diferé
(asynchronous) pour illustrer legfihitions de ces deux fonctions.

La demande processeur déghies eveillées dans l'intervalle de temp8, ¢| repose sur
le nombrek d’activation d’'une &cher; dans cet intervalle de temps. Celacessite de
connatre la dernére reqéte actiee avant la date Les deux i@galigs suivantes permettent
de ceterminerk :

t-?"i

ri+ (k=0T <t = k< +1

)

L=
i+ kT >t - k> TT

Nous devons de plus assukep 0. Ces iregali€s seront respess pour :
k = max(0, [*7*]). Notons que les re@es comptabilises ne sont paséonessairement
termiréesa la date. La duiee maximum cumele de travail processeur assaux eveils

der; sur l'intervalle de temp§), t[ est noéerbf (request bound function) :

rbf (1;,t) = max (0, P ;TZ—D C;
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La fonction de travail du processeur sur I'intervdllet| tient compte des re@tes de toutes
les Giches :

n

W(t) =Y rbf(7;,1) (4.1)

J=1

Le travail processeur est une fonction en escalier. Laeleditnef (¢) = ¢ définit la capaci
maximum de traitement du processeur (avec une vitessarahitAinsi, lorsquell () = ¢,
alorsa cette date, le processeur a tergioutes les redtes éveillees dans l'intervall@, ¢[.

Pour les systmesa priorite fixe, la fonction de travailV;(¢) est la duee cumuke desaches
de priorié suggrieure olegaleai et reveillees dans l'intervall§), ¢ :

Wit) = rbf(7;,) (4.2)

j=1

La fonction dbf (¢4, t2) (demand bound function) est la é&r cumute des recgtes dont la
date d’activation et Bckeance sont dans l'intervalle, ¢;]. Nous pouvons &finir le nombre
k d’activation d’'une &cher;. Pour determiner les redgtes dont legcheances surviennent
dans un intervalld0, ¢], nous identifions la derére reqéte de ladcher; avec les deux
inégalies suivantes :

ri+(k—1VT+D; <t = /{:STT—FI

ri+kKl, +D; >t = k>

Nous savons aussi que > 0. Ces iregaliés seront respdasts pour ladcher; : k =
max (0, | nsbi | 4 1). Nous avons donc la demande processeur de&tesjdécleances
inférieures oegalesat dans l'intervallel0, ¢[ :

dbf(0,1) = Zn:max (o, {#J + 1) x C (4.3)

Exemple 8 Consicerons un sy&tme de troisdchesa départ simultag dont les paramtres
sont indiques dans le tableau 4.4. La colon& donne les temps de&ponse desathes
lorsqu’elles sont ordonna@es avec des priogs fixes. Nous constatons que dahe 73

n’est pas ordonnancable (alors qu’elle le serait avec @éokeanceégalea la période). La
figure 4.4 repésente les fonctiond’s(t) = rbf (t) et dbf (t).
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tachesC;| D;| T;| R;
T 2 10 10 2
5 |10/ 25| 30 14
75 55/100120119

Tableau 4.4.Syséme dedches. La colonn&; indique les temps dé&ponse
des iches avec un ordonnanceaupriorité fixe

160 ~

140 +

120

100 +

80 A

60 -

40 ~

20 A

0 T T T T T
0 20 40 60 80 100 120

| —bi() — dbf(t) —t |

Figure 4.4. Fonctionsrbf (t), dbf (¢) et f(t) = t pour le systme dedches du
tableau 4.4

En raisonnant sur deségalies simples comme nous l'avons fait dans les paragraphes
précdents, nous pouvongigraliser les formules peedentes pour traiter des systes plus
complexes, tels que ceux introduisant par exemple des ga@snsup@mentaires dans la
définition des &ches comme la gigue sur activation ou des temps de blocagetss I'at-

tente devant les ressources critiquesa(cl-le facteur de blocage). Il convient toutefoigtde
vigilant afin d’assurer que les valeurs cabes par les fonctionsf ou dbf sont des bornes
sugerieures de la demande processeur, sinon le test d’ordoabiite correspondant ne se-
rait pas correct. Cecigtessite de caragiserle(s) pire(s) s€nario(s)d’'arrivée des recgtes
engendrant la plus grande actévilu processeur.

4.4.2.3. Tests approoks

L'objectif d'un test approcé est de fournir uneécision approcteeau probéme d’ordon-
nancabilié : si le test appro@renvoie ordonnancable, alors I&shes respecteront leurs
contraintes temporelles, sinon on ne peut pas conclureriheipale motivation pour conce-
voir un test approadh est de dfinir des algorithmes de test avec une compéeaigorith-
mique plus faible, soit parce que le test exaataessite un temps de calcul exponentiel ; soit
parce que le test dogtre utili€ en-ligne pour contder 'admission de nouvellesithes
periodiques.
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Les tests appro@s vont donc utiliser des valeurs appreeb de la demande processeur
(c.-a-d. des bornes sépeures des fonctions ésenkes dans le paragrapheeprdent) et
limiter le nombre d’ierations Bcessaires pour prendre unecision. Ces deux @pations
vont introduire duypessimismedans les rathodes d’analyse.

Il est important (et peu rassurant) de constater qu'aucstimation quantitative du pessi-
misme des tests appraehin’est en gréral rigoureusement prop@s dans la litrature. Les
évaluations reposent uniquement sur des simulationsgrigoes qui ne comparent pas le
test approcé avec un test exact. De facoargrale, les tests approgs d’ordonnancabikt
conduisent surdimensionner les sgshes afin de satisfaire la condition suffisante d’ordon-
nancabilié cefinie dans le test de validation !

Nous rappelons tout d’abord quelquesfiditions sur I'approximation polynomiale, puis
nous illustrons les tests avec garantie de performances@dhesa priorite fixe.

Une estimation du pessimisme destirodes appro@es peuétre obtenue en utilisant dak
gorithmes d’approximation (ou approcks). Ces algorithmes sont utéis pour esoudre de
facon approcée des pro@mes d’optimisation. Lirérét d’'un algorithme d’approximation
est de pos=der unggarantie de performancevis-a-vis d’'une néthode exacte. Bciment,
soit A un algorithme approéhetO PT une methode exacte, alors la borne d’erreur

(0 < e < 1) de I'algorithme A pour toute configuratiod du probEme d’optimisation est
définie par :

|A(I) — OPT(I)|
oPT(I)  ~

€

Un algorithme approdha une garantie de performance timmpar leratio suivant :ry, =

1+ € (pour un probdme de minimisation). Ce rati@finit donc les piresasultats que pourra
atteindre I'algorithme approéhA en consiérant toutes les configurations possibles d’'un
probleme d’optimisation. Une approximation polynomiale est lgodathme avec un ratio
constant. Un sédma d’approximation est un algorithme pagdrique, de paragtree, qui
peut s’approcher aussigs que possible de la valeur optimale de la fonction opémite
ratio d’'un sclema d’approximation polynomiale (PTAS - Polynomial Timepipximation
Scheme) €crit sous la former, < 1 + .

Un sctema d’approximation est complet (FPTAS - Fully Polynomiahd@ Approximation
Scheme) s'’il est un PTAS et que l'algorithme est en plus pmiyial en fonction du pa-
rametre1/e. Un FPTAS est le meilleurésultat d’approximation pouvagtre obtenu pour
réesoudre un probmenP-Difficile. Nous renvoyons [GAR 79] pour des compments sur
la complexié et I'approximabilié des prol#mes.

Depuis plusieurs ar@es, les algorithmes d’approximationéréssent les concepteurs de tests
afin de garantir les performances dans le pire cas des tgatscips. Toutefois, tester la
faisabilitt d’'un syseme de &ches est un probine de écision, alors que les algorithmes
approcles concernent les prashes d’optimisation. Bien que le temps d@ponse soit un
critere quantitatif, il n’existe paa notre connaissance de calcul de pire tempsegernse
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approcle avec une garantie constante de performance par rappoireaemps de&ponse
exact. Cependant, des tests appéscteposant sur I'analyse de la demande processeur ont
eté propogs, comme nous le verrons plus loin.

4.5. Analyse du facteur d’utilisation

Dans ce paragraphe, les tests d’ordonnancaliég&s sur les facteurs d’utilisation sont
traités. Ces tests concernent les algorithmesrits dans le paragraphe 4.2. Ces tests sont
exacts ou appro@s.

4.5.1. Tests exacts

Le test d’'ordonnancabibtpour les algorithmesDF et LLF pour I'ordonnancement de confi-
gurations dedches inépendantes,griodiques eh écteance sur redie est celui de U et
LAYLAND en 1973 [LIU 73, DEV 00] (condition @cessaire et suffisante) :

n CZ
Uv=>" 7 <1 (4.4)
=1

Ainsi, pour les configurations datchesa depart simultaé eta éctéance sur redte, le taux
d’utilisation maximum que peut atteindre le processeus&arliest Deadline Firstest de
100%.

4.5.2. Tests approchs

Le test d'ordonnancabiBtde Liu et LAYLAND en 1973 [LIU 73, DEV 00Ftablit une condi-
tion suffisante d’ordonnancab@itpour toute configuration dédhes priodiques, indpen-
dantesaécheance sur redite eta depart simultaé (ce test est une condition suffisante mais
pas recessaire) :

e 1
Uv=>" T <n(2r —1) (4.5)
=1

Un autre test approéh(donc condition uniquement suffisantegta établi par BNI et al.
[BIN 03] pour 'ordonnancement de configuration detes priodiques :

n

H(Uri-l) <2

i=1

Le test Lu et LAYLAND en 1973 [LIU 73] (Formule 4.5) &t adapt pour tester les confi-
gurations dedches inépendantes etgpiodiques eh depart simultag. Ce test n'est qu’'une
condition suffisante :

n
1

UgZZ%<n(2"—1)

i=1
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PoureDF, si les fiches sontgriodiques et indpendantes mais qué&theance de toutes les
taches est irfrieurea sa @riode alors le test devient (condition suffisante) :

Ug:Z%

=1

<1 (4.6)

Si enfin, I'ecleéance de toutes le@dhes est sugieurea la periode, le test 4.4 reste une
condition recessaire et suffisante [BAR 90a].

Des extensiona ce test d’ordonnancabaitexistent (partage de ressources,...), nous ren-
voyonsa [DEV 03, LIU 00] pour des informations con@whentaires.

4.6. Analyse du temps deé&ponse
4.6.1. Tests exacts

Le temps de&ponse d’'une rede est la diffrence entre sa date de fin et sa date d’activation.
Le pire temps deaponse d’'unedche est le plus grand temps dponse de ses regies.
L'ordonnancemengétant ggriodique, le nombre de valeurs difentes des temps deponse
des regétes d’'unedche est fini et calculable.

4.6.1.1. Ordonnancemerd priorité fixe

Comme nous I'avons vu predemment, le calcul pratique du temps @panse acessite
toujours de caraétiser le(s) senario(s) d’arriee desaches conduisant au pire temps de
reponse de laacheétudée, cterminer une fonction d’analyse de la dercumute des
taches correspondant au(x) pire(sgmsario(s). Nous illustrons le calcul du pire temps de
réeponse d’'unedicher; dans un systmea priorite fixe [JOS 86].

Lemme 1 (Se&nario) Le pire temps deeponse d’uneécher; survient d’'une priode d’ac-
tivité de niveau débutant par un instant critique.

Theoreme 1 (Test) Le pire temps déeponse de; est cfini par le plus petit point fixe de
I’ équation :

Ou la fonctionW;(t) est cefinie dans la formule 4.2,

En pratiqgue pour chaquédher;, resoudre cettéquation se fait par approximation succes-
sive en @finissant la suite :

R} = icj
j=1

7

RN = > rbf(7, RY) 4.7)

j=1
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L'algorithme calcule parécurrence les valeurs successivesitfeet stoppe la&currence
lorsqueR? = R, Alors, le pire temps degponse de;, no R estégala R?. Il reste
finalementa cemontrer quek; < D,. La complexié algorithmique du calcul du temps
de éponse d'uneéche est pseudo-polynomiale(n """  C;) pourU < 1 [SPU 96a].
Puisque les pires temps deponse desathes sont calcas en équence, la complextdu
test d’ordonnancabiktest la neme que celle pour analyser uaehe. Notons que I'existence
d’un algorithme polynomial est un prashe ouvert.

Exemple 9 Sur le systme dedches repesengé dans le tableau 4.4, les temps dponse
sont calcués en 3 igrations maximum et les temps d@ponse correspondants sont indegu
dans la colonn&?; de ce néme tableau.

4.6.1.2. OrdonnancemergbF

Contrairement au sy&sinea priorite fixe, le pire temps deéponse d’'unedche ordonnarée
par EDF ne survient pas@cessairement dans la préma eriode d’activie du processeur
[SPU 96a] (celle initee par I'instant critique w toutes les dches sontéaveillees simul-
tarément). Le pire temps deeponse d’'unedche peutetre calcud en construisant (par
simulation) I'ordonnancemergbdF. Mais I'algorithme esultant sera exponentiefk notre
connaissance, aucun algorithme polynomial ou pseudapotial n’est encore connu pour
calculer le pire temps deeponse exact def¢hes priodiques ordonnages pareDF (le
probleme peuétre Esolu en temps pseudo-polynomial pour &ghes priodiques [SPU 96a].

4.6.2. Tests approchs

Un test d’ordonnancabibt fournit une eponse binaire ordonnancgable ou non ordon-
nancable Par contre, le temps déponse est un cate quantitatif. Celui-ci peut dor&tre
utilisé pour dfinir le ratio d’approximation du calcul du pire temps épanse d’'uneiche.
A notre connaissance, il n’existe pas @sultat dans la litrature de calcul d’'un pire temps
de reponse approé&havec une garantie de performance par rapport au pire teenppahse
exact.

La prise en compte de dates d’activation, ressourcespnduisent en géral a des tests
approcles car les snarios pire cas con®as ne surviennent pagcessairement dans la
vie du syséme.

4.7. Analyse de la demande processeur

4.7.1. Tests exacts

L'analyse de la demande processeugst un test d’ordonnancabéitonsistana verifier
gue toutes les re@tes devant s’écuter dans tout intervalle de temps rapdssent pas
la capacié du processeur (@-d. la longueur de l'intervalle congd). Contrairemené
I'analyse du temps déponse, I'analyse de la demande processeur analyse tesiigsHes
simultarement.
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4.7.1.1. Ordonnancemerd priorité fixe

Nous allons pesenter les principes de cette analggeavers I'exemple de&thesa priorite
fixe eta depart simultaé [LEH 89].

Lemme 2 (Scénario) Il est suffisant d’analyser l'intervalle de tempsD;) pour savoir si
T; respectera ou non saecheance.

Theoreme 2 (Test de Lehoczky, Sha et Ding) Dans uné&ayst dedchesa départ simultag,
une ficher; est ordonnancable si, et seulement si, il existe un instant(0, D;] tel que
Wi(t) < t.

Cela revient don@ rechercher la valeur minimum de la fonctidn(¢) /¢t dans l'intervalle
[0, D;]. La fonction de la demande processeur ne change de valeudgsiinstant @cis car
I'équation 4.1 est une fonction en escalier. Le test va seelimaiix valeurs correspondant
a des minima locaux de la fonction de la demande processeasdmble de ces valeurs
définissent lensemble des points d’ordonnancemenfTesting Set ou Scheduling Point
Set) :

Si={bTylj=1...i,b=1...|D;/T;]} U{D;} (4.8)

Ainsi, verifier que lacher; est ordonnancableggessite de calculer :

W;(t) < 1. En congquence, si une datec S; satisfaitiV;(¢) < t¢ alors; est

ordonnancable et il est inutile d’examiner d’autres pouiibrdonnancement. Ainsi en pra-
tique, seulement un sous-ensemble des points d’ordonmemteleS; sera analys. Mais,
d’un point de vue complexé@talgorithmique, le nombre détations du test est baermpar le
ratio : D;/T;. Donc, sa complexit algorithmique est pseudo-polynomiale. Le test complet
se formule de la fagon suivante :

max {min (WZ—@))} <1
i=1..n | teS; t

Exemple 10 Nous illustrons ce test sur I'analyse de &cher; du syséme dedches repe-
sené dans le tableau 4.4. Les ensembles de tests sont :

S = {10}
S, = {10,20,25,30}
Sy = {10,20, 30,40, 50,60, 70, 80,90, 100}
Les calculs déV;(t)/t pour I'ensemble5; sont inscrits dans le tableau 4.5. Le syse est

non ordonnancable puisqu’aucune date S; ne conduit \erifier la condition :
Ws(t)/t < 1.
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10[ 20] 30] 40] 50/ 60| 70/ 80 90[100)
Wi(t)/t]0,2
Wi(t)/t|1,20,70,5
Ws(t)/t6,73,42,32,01,71,41,41,21,14 1,1

Tableau 4.5.Exécution du test assdeiau tfeoreme 2 pour analyser le syshe
de fiches du tableau 4.4.

Nous renvoyons [MAN 98] pour une pesentation des algorithmes et une variante de ce
test (permettant d’avoir une complexiindependante des valeurs des paetnes, mais ex-
ponentielle -O(n2™)). On pourra aussi consulter [BIN 04] pour avoir des inforioasi com-
pléementaires.

4.7.1.2. Ordonnancement SOEDF

Les tachesetanta depart simultag, la plus grande charge processeur survien@esoadrage
de I'application. Pecigment, la demande processeur dans le casathet depart simultag
vérifie [BAR 90b] :

Lemme 3 (Se&nario)

dbf(O,t2 — tl) > dbf(thtg) th,tg et t1 <ty

Nous pouvons simplifier I'expression du calcul de la demashd@rocesseur puisque nous
supposons; =0etD,; <T;,1 <i:<n:

dbf(0,t) = En:max (0, V —TDZJ + 1) (@F (4.9)
- |52 e (4.10)

Ceci conduita cefinir un intervalle détude pouEDF débutanta l'instant critiqued, jusqua
H = ppem(T;), puisque I'ordonnancement estrppdique de priode H. En rebchant la
contrainte d’inégrali€é de I'equation 4.10, il est&monté dans [BAR 90b] que l'intervalle
d'étude peut se limiter dans le dds< 1 a l'intervalle[0, ¢;;,,,], avec :

U
Liim = 1-U I{llax(Ti — D)

Ceci permet cgtablir le test d’ordonnancabiitsuivant :
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Theoreme 3 (Test de Baruah, Howell et Rosier) Un sysie de dches griodiques eta
départ simulta@ est ordonnancable avec un facteur d’utilisation< 1 si, et seulement si :

dbf(0,t) <t VO <t < tym

Exemple 11 Nous illustrons le fonctionnement de ce test sur leesystde dches du ta-
bleau 4.4. Le facteur d'utilisation du processeur &st= 0,99 et ceci conduita la valeur
tim = 1980 (On remarque que le ppcm deérppdes eségala H = 120. Cette valeur peut
étre utiliste comme limite de temps puisque &hes sond depart simulta@). Nous devons
donc tester toutes les datesentre 0 etd pour \érifier la conditiondbf (t) < t. Si pour
une valeur de, cette iregalitt n'est pas @rifiee alors le sygime est non ordonnancable.
Par contre, si le test est positif pour toutes les datesntre O et alors le systme est
ordonnancable. Pour les dates= [0, 100[, toutes les iggalitts sont respeées. Par contre
a la datet = 100, nous avons ubf(0,t) = 105 > ¢ (nous pouvons aussi directement le
constater sur la figure 4.4 : la courbéf (0, t) passe au-dessus de la droite répentant la
capacie du processeuf(t) = t). Le systme deadches n’est donc pas ordonnancable sous
EDF.

Sous I'hypotlgseU constant, la complextde ce test esd (nmax;—; ,(T; — D;)), l'al-
gorithme est pseudo-polynomial. Ce teskéta antlioré dans [RIP 96, PAR 04], mais ces
algorithmes sont eux aussi pseudo-polynomiaux. Notonsl'guistence d’un algorithme
fortement polynomial est un prahe ouvert.

4.7.1.3. Géreralisation

Les tests exacts psenés reposent sur I'analyse de la demande processeur, expldis
proprietes permettant de limiter l'intervalle @ude et enfin la localisent dans la prenai
periode d'activie du processeur (cas dachesa cepart simultag). En I'absence de ca-
racérisation pecise de la priode déetude, I'analyse de la demande processeur &kpé
gérérali€e afin détablir un test d’'ordonnancabit Ceci passe notamment par Efidition
plus ¢erérale de la fonction de la demande cuéwitiu processeur.

Définition 18 Fonction de demande du processeur (Demand Bound Funcait)r; une
tache, la fonction de demande du processebyf(t,t;) est la duBe maximum cumée
d’exécution desdches qui ont leursaveils etecheances dans un intervalle de @at,, t5].

Cette @finition de la fonctiondbf (¢,t2) permet de #finir un test simple pour leéthes
indépendantes, de facon analogue au paragra@uedent. Un testgréral peuétre formué
de la fagon suivante :

Theoreme 4 Un syseme dedches est ordonnancable si, et seulement si :

Vi < ty dbf(tl, t2) <ty —1 (411)
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Remarquons que dans le cangral, pour montrer que le sgshe est non ordonnancgable
il est suffisant de trouver une valeur téelle que l'inegali€ 4.11 ne soit pas satisfaite. La
géréralisationa des &ches épendantes avec des structures conditionnelés faite dans
[BAR 03].

Toutefois, toute gréralisation sove deux questions :

— Comment calculer efficacement la fonctidsy ?

— Comment choisir un ensemble de points d’'ordonnancemest peist que possible et
qui soit suffisant pour garantir la correction du testini par 'equation 4.11 ?

4.7.2. Tests approchs (Approximation polynomiale)

Un test d’'ordonnancabibtfonce sur I'analyse de la demande processeur n’est pas un pro-
bleme d’optimisation, mais un praithe de écision (c.a-d. qui retourne une valeur bi-
naire). Toutefois, les techniques d’approximation vontymor étre utili€es, moyennant une
adaptation de la&finition de la garantie de performance. Nougsgantons dans la suite le
sckema d’approximation polynomiale de [ALB 04, FIS 05] qui is# le pararatree avec la
semantique suivante : si le tegtpondordonnancablealors le systme est ordonnancable
guel que soit son comportementexécution. Et si le testapondnon ordonnancable alors

il est non ordonnancable avec certitude sur un processesiignt (avec la vitessé — ¢).
Mais sur un processeur de vitesse unitaire, aucécesibn ne peuktre prise.

Nous illustrons cette approche sur I'ordonnancengeptiorite fixe [FIS 05]. La fonction

rbf (1;,t) est une fonction en escalier noéaloissante. Le nombre de paliers dans cette
fonction n’est pas bogpolynomialement dans la taille du systea ordonnancer. Un moyen
simple de éfinir un sclema d’approximation polynomiale est de ne coaséd qu’un nombre
borré k de paliers. Au-del, une fonction lieaire (continue) sera utiBe pour @finir une
borne suprieure derbf(7;,t). Le nombre de paliers vatre cfini a I'aide du paramatre
d’erreure :

[

Nous pouvons maintenangéfinir 'approximation de la demande curgel de la demande
processeur de l@ther;, qui sera ndterbf (7;,t) :

rof (1i,t) = rbf(7it) Si t<(k—-1)T; (4.12)
= C,-+t% Sinon (4.13)

La demande processeur appreehest alorsé&finie par :

Wi(t) = C; + iW(ﬂ:i) (4.14)
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€0,010,10,20,30,40,5
k| 10111 6] 5 4 3

Tableau 4.6.Nombre de paliers de la fonctiorb f (7;, t) consicerée avant la
linéarisation de la fonction dans le test appréatie Fisher et Baruah
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Figure 4.5. Approximation de la demande processeur dans le test apprdeh
FISHERetBARUAH. e = 0,5 (k = 3), le test condui& I'ordonnancabilié de
T2, MaisTs n'est pas ordonnancable sur un processeur de vitéssee).

Pour terminer le test, Fisher et Baruah utilisent 'analysdaddemande processeur avec
un ensemble de points d’ordonnancement (Testing Setegdass un nombre polynomial
d’entrées dans la taille du syshe de&chesa analyser et du parare de pecisionl /e :

Si={0Tlj=1...i—1,b=1...k} (4.15)

Exemple 12 Le tableau 4.6 donne la valeur deen fonction de la borne d’erreur. Nous
donnons les figures 4.5 et 4.6, le graphique des fonclidn&) et ;(¢) pour le systme de
taches peseng dans le tableau 4.4 et des valeurs d’epsiégalesa 0,5 et 0,3.

L'algorithme de test s'im@mente tés facilement e (n?/¢). Clairement, sk est proche
de 0, alors le nombre détations effectées par I'algorithme estés grand, mais le nombre
d'itérations est polynomial elye. En congquence, cet algorithme paratrique est un FP-
TAS. Le choix du parartre de pecisione est donc primordial pour obtenir un test rapide et
avec une bonne garantie de performance.

Le cas desiches avec déheances arbitraires (@-d. telles que EcteéanceD; et la periode
T; ne sont pas redes par une contrainte) esépené dans [FIS 05]. Par souci de concision,
nous renvoyona [ALB 04] pour I'approximation de la demande processeurr [EmF.
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Figure 4.6. Approximation de la demande processeur dans le test apprdeh
FISHERetBARUAH. e = 0, 3 (k = 5), le test condui I'ordonnancabilié de
T2, MaisTs n'est pas ordonnancable sur un processeur de vitéssee).

4.8. Complexie des probEmes d’ordonnancabilie

Nous pensons queétablissement d’'un test d’ordonnancabildevient difficilea conce-
voir lorsque I'algorithme d’ordonnancement n’est pabuste(c.-a-d. sujet aux anomalies
d’ordonnancementf. paragraphe 4.3.4) pour le prebhe consiére et que le proldme
d’ordonnancabilié estdifficile. A notre connaissance, ces deux&ms ne sont pas connus
commeétant &pendants. Dans les deux cas, le calcul de la demande pFocésctions
rbf oudbf) doit donc reposer sur un&cario conduisard la pire demande processeur. Un
résultat analytique doit imgrativemengtre construit pour garantir la correction du test.

Déterminer la complex@ du probéme d’ordonnancabibtpermet d’identifier quel type d’al-
gorithme doitétre construit pour analyser un syste de aches. Si le probime estvpr-
difficile alors les tests seronegéralement des tests appréshcarétablir un test exact sera
trop cditeux en temps de calcul et le(s) pire(Brsario(s) sera(ont) difficile(s) caractriser.
Le paysage est paradoxalement compign ordonnancement diches priodiques puisque
les probkmes sont soit dangp, soit dans covp, ou bien non connus comnégant dans I'une
de ces deux classes de prarles.

Exemple 13 Nous donnons une cardxisation simple de ces deux classes de potds
vis-a-vis de lI'ordonnancabil# des &chesa déepart simulta@ eta écleéance contrainte (les
tests exacts or@te cevelopjes plus haut) :

— pour les systmes ordonnargs avec des priotts fixes, il est possible de&dder en
temps polynomial quine &iche est ordonnancakfigar un algorithme non gterministe). Le
test deLEHOCZKY, SHA et DING (voir [LEH 89]) permet de esoudre ce proime en temps
pseudo-polynomial. Supposons qu’un algorithme néteministe (ca-d. I'oracle d’'une
machine de Turing non&lerministe) nous donne un point d’ordonnancenteitune &che
7;, alors la thche est ordonnancable si la conditid¥i;(¢) < ¢ est vraie. Cette &rification
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s’effectue en temps polynomial, montrant ainsi que le @miel d’'ordonnancabilé est dans
NP.

— on sait, pour les sy8tnes ordonnar&s pareDF décices en temps polynomial, auie
tache n’est pas ordonnancalfpear un algorithme non eterministe). Supposons qu’un al-
gorithme non éterministe nous donne un point d’ordonnancemgralors la condition
dbf(0,t) > t permet de conclure que le sgste est non ordonnangable en temps polynomial
[BAR 90b]. Ceciétablit que le prob#me d’ordonnancabilé est dans covp.

Il est assez surprenant que I'analyse d’ordonnancatplitur un systme de aches dona

est soit dangv/p, soit dans covP, en fonction de I'algorithme d’'ordonnancement cobsid

(a priorite fixe ou EDF). Apes tout, cela laisse un peu d’espoir sur I'existence d’'uh tes
polynomial ! Les deux exemples consi@s pecdemment sont ouverts du point de vue de
leur complexié (ils ne sont pas connugr-difficiles et aucun algorithme polynomial n’est
connu).

Notons par ailleurs que I'ordonnancat@ldes &ches en mode nongemptif estvp-Difficile

au sens fort et que 'ordonnancement dehtesa cepart difere est cov’P-Complet au sens
fort (y compris en peemptif), et enfin 'ordonnancement diches avec suspension a$t-
Difficile au sens fort [RIC 03, RID 04].

4.9. Conclusion

Les travaux sur I'ordonnancement monoprocesseur sontiptesitet ainsi de hombreux
résultats sont connus. Cassultats peuverdtre utiliees pour valider une multitude de s§st
mes industriels. Mais, dans beaucoup de ces pratiques,Uélisations @cessitent souvent
d’étendre le moéle des&ches pour tenir compte des contraintes de I'applicatiomsiAle
nouvellesétudes resterit mener sur les sy&tnes monoprocesseurs afin dégter efficace-
ment des facteurs pratiques [COT 00, LIU 00, SHA 04].
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Chapitre 5

Ordonnancement deadhesa suspension : Etat de l'art

5.1. Introduction

Les systmes tempséel re@lent de &ches, qui au cours de leurézution, lancent des
opérations sur des processeurs externes. Pendagtliarn de ces dgations, ladche ne
peut plus s’eicuter. Elle doit attendre la fin de ceseogtions pour finir sa propre egution.
Ces fches sont appetsTachesa suspension

Les études s’intressant auxathesa suspension sont peu nombreuses. De plus, elles se
limitent bien souvend adapter des tests d’ordonnancabiitablis pour 'ordonnancement
de fiches priodiques éja existantes, au pralaine desdchesa suspension.

Notre moekle, pour letude desdchesa suspension, reprend celui dashes priodiques (vu
dans le chapitre 4) etdtend de la fagon suivante :

— I dénote une configuratioain tachesa suspension (on désigne un entier strictement
positif).
— Les fiches sont congitkes in@pendantes.

— Chaquedcher; (1 < i < n) arrive dans le syémea la dater;, et doit terminer son
exécution avant la date limite de fin d'egution noked; = r; + D;,, ou D; est 'echeance
relativea sa date d'arrige.

— Enfin, chaque activation des rédeas der; est €paée par une @riodeT;.

T dz
Ci

Figure 5.1. Caracéristiques desichesa suspension sous forme d’attente
active
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Un moyen simple, mai€ducteur de repsenter lesdichesa suspension, consisiantegrer
les duées de suspensianla duée d'executionC; (c.-a-d. que ladche galise une attente
active). Ainsi, le modle de repesentation desathes utili¢ dans I'ensemble de cétudes
est bien souventeducteur car limé a un seul bloc d’e&cution noé C; comme le montre
la figure 5.1. Ce qui impliqgue que pour legches qui effectuent des @ations externes,
le temps kcessaira la iche en vue d’effectuer cette @ption est compria l'intérieur
méme du bloc d’e&cution. Mais pendant qu’elle effectue uneemtion externe, unéthe
n'utilise pas le processeur et par cegaent, elle peut laisser une autéehe s’ekcuter.
Cette simplification deétches n’est pa®aliste.

De plus, il est possible d'imaginer pour chagaelte plusieurs suspensions pendantéan®
execution €f. figure 5.2).

Ty dl
Ci,l Ci,2 Oz',k Ci,m+1
X@l Xi,m

Figure 5.2. Caracéristiques desitchesa suspension

Cependant, dans la suite de ceitade, et pour simplifier le probine d’ordonnancement,
nous consiérons que lesiches ne peuvent se suspendre au plus qu’une seule fois. @emod
est repeseng par la figure 5.3. Chaquéadher; (1 < i < n) est compose de deux blocs
d’exécution, appds aussi sousxthes (de longueut;,, 1 < k < 2), sepaés par une
suspension de dee maximaleX; pendant laquelle leathe ne s’e&cute pas. La valeux;

est une borne s@pieure et non pas la valeur exacte, cardextion de I'ogration externe se
fait sur un autre processeur. Par demsent, elle entre en concurrence avec d’aufiekds
qui veulent s’ekcuter sur ce processeur et donc il n'y a pas de tempgpmlense exacte,
juste une borne s@pieure du temps deeponse. La somme des longueurs des deux blocs
d’exécutionC;;, (1 < k < 2) est noéeC;. A T'int érieur de chaque bloc d'ékution, par
définition il n’y a aucune suspension.

Figure 5.3. Le moele desé&ches avec au plus une suspension

Du probEme explicié ci-dessus deux sous-prébies peuvent seeduire et peuvent faire
I'objet d’études plus approfondies :

1) Pour chaqueacher; (avecl < i < n), la due(;, estégalea zro. Ce prot#me
estegalement plus connu dans ladithture sous I'appellation du prephe de gigue sur
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activation elease jitte. Nous pouvons interpter ce prol#me comme uneétessi pour
chaqueacher; d’attendre pendant une deeX; avant de commencer I'éxution de ladche.

X; (notée aussi/; dans ce cas) est aussi apEedigue sur activation. Dans ce cas patrticulier,
la tacher; arrive dans le systnea la dater; et n’est pétea s’executer qua la dater; + J; et

le temps processeur disponible pour Eextion estD; — J;.

2) Pour chaquéacher; (avecl < i < n), la dueeC; , estégalea z2ro. Ce prol#me est
plus connu dans la lgrature sous le nom akelivery timeen ordonnancement classique. La
tache avant de finir son egution doit attendre pendant une &eiX;. Dans ce cas particulier,
la tacher; arrive dans le sygtmea la dater; et doit avoir termi@ son egcution avant la date
d; — X; pour lui permettre de se suspendre pendgniniteés de temps avant sa date limite
de fin d’execution,d;.

En ordonnancement en-ligne, comme nous I'avons aegalemment, nous n’avons pas la
connaissance de I'ensemble du peobk. Ainsi,a un instant donrg, I'algorithme d’ordon-
nancement en-ligne ne coribque 'ensemble de§cthes disponibles, ptesaétre execuees

et celles qui n'ont pas encore ackdeur execution. De plus, la dée de suspension d’'une
tache n’est connue que lorsque celle-ci est teemirSeule une borne sneureX; de la
suspension est connad’activation de ladche.

En hors-ligne, nous connaissons toutes les deardu proldme : 'ensemble de toutes les
taches ainsi que leurs caragdstiques dont les daes de suspension. L'ordonnancement est
construit en supposant que les paearasC; et X; sont fixes. Sia I'exécution d’une &che,
une suspension dure moins longtemps (que laeliir), alors un temps creux est &g dans
I'ordonnancement pour que la du de suspensiak; soit toujours erifiee. Ce proldme en
hors-ligne se rapproche du prebie dedime lags Lestime lagssont des écalages tempo-
rels entre les redqtesetudies entre autres dans [BRU 01] en ordonnancement classique.

La theorie de I'ordonnancement tempet se focalise sur les tests d’ordonnancabjiour
s’assurer que toutes l&Eheances sont respéess. Plusieurs tests d’ordonnancabikbnt
connus pour l'analyse déd¢hesa suspension. Des tests pour les algorithmes classiques
existent @ja. Des tests d’ordonnancal@litoncernant les algorithmespriorite fixe sont
ba®s sur le calcul du pire temps deponse desathes [KIM 95, LIU 00, PAL 98]. Une telle
approche a aussit developgee au sujet de I'algorithme d’ordonnancement [PAL 03].

Dans [DEV 03] un autre test estgseng, bag sur le facteur d’utilisation du processeur. Ce
test se base sur les travaux de& I[LIU 00] sur les algorithmes priorite fixe et les adapta

EDF.

Dans le prochain paragraphe, nous dissocions pour plusidditée, les tests d’ordonnan-
cabilitt bags sur les algorithmes priorite fixe aux tests b&s sur I'algorithmeeDF. Pour
chacun de ces tests d’ordonnancabiétablis dans la litrature, notre approche sera de
définir dans un premier temps le nidd de &che utili€ ainsi que le raisonnement utéis
pour sonetablissement. Dans un dearie temps, nous @sentons le test lui-éme.
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5.2. Tests d’ordonnancabilie
5.2.1. Introduction

L'un des principaux pro@mes connus en tempaal est celui de I'ordonnancabéit C’'est-
a-dire, pouvoir éterminer si une configuration daches est ordonnancable par un algo-
rithme don@ ou non. Plusieurs techniques ét# propoges et consisteat determiner pour
chaque algorithme (ou classe d’algorithmes) un test diundacabilié. Afin d’obtenir des
tests pecis, bien souvent, la comple&itu test crit consicerablement, ce qui le rend inuti-
lisable. Ainsi, les tests d’ordonnancalilihte sont que rarement des tests exacts, ce sont des
tests approdks des tests exacts mais avec une com@etits faible, les rendant utilisables.
Par congéquent, si le tes&pondoui, la configuration dedtches tegte est ordonnancable par
l'algorithme (ou la classe d’algorithmegjudgé(e). S’il #pondnon aucune conclusion ne
peutétre tite quané I'ordonnancabilé du systme.

Quanta la pésentation de chacun des tests d’ordonnangapiliius utilisons une configu-
ration de &ches. En effet, pour chacun des tests, noasamtons son précé de calculs au
travers d’'une rame configuration. Lesithes de la configuration utiéie sont desachesa
départ simultaé eta écteance sur redde. Soit/ la configuration deédchesa suspension
suivante :

7'120171:1,X1:1,CL2:1,D1:T1:8
7'210271 :3,X2:3,0272:1,D2:T2:40
’7'320371 :1,X3:2,0372:2,D3:T3:80

Ces tests sont des tests d’ordonnanc&dilé€s sur le calcul du pire temps d&ponse. Nous
rappelons que le principe de ce test consiste d’unegpaaiculer pour chaquédhe le pire
temps de @ponse en utilisant la formule du test, puis, d’'autre ganérifier que ce pire
temps de &ponse est idrieura sonécteance relative.

Les tests @veloppes dans ce paragraphe calculent une bornergaype la plus fine possible
du pire temps deaponse de chaquadhea suspension. Nousgsentons les tests suivants :

— WELLINGS [AUD 93] : ce test n’est pastabli pour le prol#me desdches suspension,
mais pour celui des gigues sur activation et il constituekelles extensions aaches avec
suspension;

— MING et al. [MIN 94] : ce test considre la duee de suspension d’unache incluse
dans sa due d’execution;;

—Kim et al. [KIM 95] : pourétablir des tests d’ordonnancalalitils utilisent les travaux
d’'une part de VELLINGS [AUD 93] et d’autre part de MNG et al.[MIN 94];

—JANE W. S. Liu [LIU 00] : ce test d'ordonnancabibt cetermine pour chaquédhe,
un temps de blocagelich la suspension de ladhe elle-r@me eta celle desaches plus
prioritaires.
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5.2.2. Les travaux deNELLINGS

WELLINGS et al.[AUD 93] étudient le prol#me d’ordonnancement de gigue sur activation
(cf. paragraphe 4.3.1 et [BUR 95]). Ainsi, pour chacaehter;, le bloc d’eXecutionC; ; = 0.
Pour ceterminer la borne s@pieure du temps de&ponse desithes avec gigue sur activa-
tion, ils utilisent la formulegtablie dans [AUD 93] et I'adaptent en la formule éeurrence
suivante :

R = C;

(2

i—1 n ‘
R =Ci+> [ww C; (5.1)

=1 i

La récurrence s’adte au pas, lorsqueR!"! = R”.

Pour \érifier 'ordonnancabil#é d’'une &che, il faut erifier que le pire temps déponse plus
le délai de gigue soient igfieursa I'écteance relative R} + J; < D,.

5.2.3. Les travaux deM ING

MING et al,, [MIN 94] modifient la relation de&currence de WWLLINGS (formule 5.1) pour
etudier le prol®me desdchesa suspension. Ainsi, par rapparta formule 5.1, le paraétre

de gigue dispaitet est remplae par la duee de suspension. IMG consicere la duee de
suspension comme partie @égrante de la dée d’execution requise par laéche. La formule
de calcul de la borne sépgeure du temps dé&ponse est la suivante :

R? = (Ci + Xz)

i—1

R = (Ci+ X))+

7j=1

[RMLXW 3 (5.2)

L'assertion de MNG et al. qui consiare le @lai de suspension comme du temps processeur
de la fiche, @nature lesachesa suspension puisque lI'egution des oprations externes se
fait sur un processeugédié. En congquence, une telle approche augmente cénalilement

le pessimisme et ainsi directement le pire tempseg@nse desithesa suspension. K1 et

al. (cf. [KIM 95]) définissent deux nouveaux tests d’ordonnanc&bpibur calculer le pire
temps de@ponse desithesa suspension sur la base de 'ensemble de @sgents travaux.

Exemple 14 Nous pesentons maintenant un exemple d’utilisation de éhode deM ING,

sur la configuration defichesa suspension. Les esultats de I'application de la formule 5.2
sont repesengs par le tableau 5.1. Nous calculorécursivement chacune des valeurs jus-
gu’a ce qu’elles obtiennent des valeurs stationnaires.

Ensuite pour chaquéithe, il suffit de &rifier que la borne sugrieure du temps deeponse
ainsi calcuke soit inérieure a la période, ce qui est vrai pour toutes le&ches donc la
configuration est ordonnancable par les algorithnagsriorité fixe d’apes le test ddMING.
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‘TachesR! |R} |R? |périodelordonnancable ?
T 3 3 8 oui
To 7 |9 |11 /40 oui
T3 5 |11 |13 |80 oui

Tableau 5.1.Exemple d’'application de la @thode deM ING

5.2.4. La méthode A deK Im
Cette neéthode se base sur les travaux deMUNGS (formule 5.1).

Pour leur moéle de &ches, ils consigrent tout d’abord que lescteances desathes sont
inférieures aux@riodes :D; < T; pour tout; (1 < ¢ < n) et que lesaches sont @emptibles.
Cette prenmire nmethode subdivise chaquichea suspension en deuxaches inépendantes

et sans suspension &grle é&but de leurs ecutionsr; ; et 7, ,. Comme le montre la fi-
gure 5.4, les dewathes inépendantes; ; etr; » héritent de ladcher;, sa date d’activation,
sa reriode et sorecleance. De plus;; a pour temps processeur requis, le premier bloc
d’exécution der; a savoirC; ; et », le second bloc’; 5.

Pour s’assurer que lacther; ; S’exécute avant ladcher; », la priorite de la cher; ; doit
étre suprieurea celle de ladcher, ;. De plus, pour que la suspension soit respectine
caracéristique supg@mentaire est ajo@é aux &ches : la gigue sur activatiowrf( para-
graphe 4.3.1). Une valeur de gigug, = 0 pour la &cher;; et J;, = X, pour la &iche

Ti,2-

Ty dl
Ti Xz

Figure 5.4. Principe de @composition de la gthode A d&im

La configuration deédches nouvellementegeréesa partir de la configuration déd¢hesa
suspension est une configuration dehes inépendantes, sans suspension mais avec des
gigues sur activation. Pour calculer la borneénigure du temps deéeponse desathes, la
formule 5.1 peugtre utili®e. Ainsi, afin de dterminer I'ordonnancabiétd’une configura-
tion, le ceroulement du test est le suivant :

— chacune desithesr; est subdivige en deuxéches in@pendantes; ; etr; - ;
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—la borne sugrieure du temps déponse desithes gréreesr; ; est calcude en utilisant
la formule 5.1. Ce qui donne la formule suivante :

i—1  pn
Rt =G + ) M%
j=1

J

T;

i—1
R +X;
+ > —ﬂ Clz
j=1

— La recurrence s’aéte au premier pas entiersatisfaisamR;f{r1 = R}, etalors, le pire
temps de éponse de;;; not R}, etégala R},. Si R}, est infrieura D; alorst;; est
ordonnancable par les algorithm&gpriorite fixe. Sinon, aucune conclusion n’est possible
quanta I'ordonnancabilié der; ;.

— De méme la formule pour calculer la borne gujgure du temps dé€ponse desathes
Ti,2 est:
i—1  pn
1 2
R '=Cin + > - w Ci1

j=1 J

i—-1  pn
+ Z w—‘ Cio
j=1 J
— La borne sugrieure du pire temps déponselt;, de la &icher; ; est calcuke. Enfin, il
restea \erifier que lecreance de; est respeée (1}, + X; + R} ,) < D;, pour affirmer que
la tachea suspension; est ordonnancable. Dans le cas contraire, il N’y a pas delusion
possible.

Exemple 15 Pour conclure la pésentation de cetteéthode, nous en montrons un exemple
d’utilisation sur la configuration desichesa suspensioii. La méthode A d& 1M transforme

la configuration/ en une configuratiorl’ de tiches sans suspension. Les cagastiques
des fiches de la configuratiofi sont pésenges par les quatre pregries colonnes du ta-
bleau 5.2. Ensuite, pour chaguiche et en utilisant les formulésablies, la borne sugrieure

' TachesGigue sur activationDurée d’execution |Période Temps de&ponse
Ti1 0 1 8 1

ne |1 8 1

71 |0 3 40 |5

T2 |3 1 40 3

71 |0 1 80 |7

o |2 2 80 |10

Tableau 5.2.Exemple d’application de la @thode A dé&im

du temps deéponse est calcae. Nous dtaillons dans le tableau 5.3, le calcul du temps de
réponse de ladcher,, en sachant que les temps d&ponse des souédhesr ; et 7
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sontégauxa 1 et ce, @s le premier pas deecurrence (car ladcher; est la iche la plus
prioritaire de I).

‘Tache |R) R, R3 |
T2,1 Co1 =3 |Co1+ % + % =5/5
T2,2 Coo =1 [Coa+ % + % = 3|3

Tableau 5.3.Calcul du temps deaponse de ladicher, del par la méthode A
deKim

Finalement, en regroupant ces temps casut; ; etr; »), une borne sugrieure du temps de
réponse de chaquédher; de la configuration/ est calcuée R} = R, + X; + I},

TR =3
TQ:R;:11
731 R =19

En comparant ces bornes fnpeures sur le temps déponse et legcheances relatives des
taches, nous constatons que toutes dhes et donc la configuration sont ordonnancables
par les algorithmes priorité fixe.

5.2.5. La méthode B deK IM

Cette approche est une ahoration des travaux de MG (cf. formule 5.2). La rethode de
MING consicere les @lais de suspension déghes comme du temps processeur requis par la
tache. Cette thode peut augmenter considblement le temps deponse desithes ce qui
rend son utilisation limiée. La seconde @thode de Kv réutilise ce principe mais diminue

le temps @ a la suspension deadhes inclus dans le temps processeur. Le temps supprim
du cklai de la suspension est celui correspon@dabgxécution desaches plus prioritaires

i-1 | x; p , . .
Zj:1 {TJJ C;. La formule de ecurrence de la borne sepeure du calcul du pire temps de

réponse est :

i—1 E

Ry
R =C; + M+ [? Cja
J

Jj=1

ng

— [Rr+ X;]
T

j=1 J

ouM; = X; - it | ¥ ¢

j=1 T}

Des queR!™' = R alors la Bcurrence est stopp et de plus, sk est infrieura D; alors
la tachea suspension; est ordonnancable. Dans le cas contraire, il N’y a pas delusion
possible sur 'ordonnancabiitde la &che.
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Remarque 9 Comme); est inkrieur a X;, si la tachea suspension; est ordonnancgable
avec la neéthode deMING (cf. Formule 5.2), alors elle le sera aussi avec le test doontian-
cabilité de la nethode B d&K M.

Exemple 16 Exemple d’application de la @thode B d&im sur la configuration deé&ches
a suspensior. La borne suprieure du temps deéponse de chaquédhe est calc@e en
utilisant la formule écrite ci-dessus. Afin de s’assurer I'ordonnancabilite chaqueéche,
il faut verifier que sa borne suieure du temps deéponse soit irfrieurea sa feriode.
Le calcul de la borne sugrieure du temps deéponse de ladicher, est peseng par le
tableau 5.4.

‘Tache [M, R R} R R |
E 3 [Co+My=T77T+[Z]+[E] =9 [7T+[2]+][2] =11[11 |

Tableau 5.4.Calcul du temps deéponse de laétcher, deT par la méthode B
deKim

L’ordonnancabilié de la configuratior est repésenge dans le tableau 5.5.

' TachesTemps deé&ponsePériode Ordonnancabilé ?|

75! 3 8 oui
Ty 11 40 oui
T3 13 80 oui

Tableau 5.5.Exemple d’application de la @thode B d&im

Les trois &ches de la configuration sont ordonnancables avec legifthgoesa priorité fixe
donc la configuration deiichesa suspensior également.

5.2.6. La méthode dd_1u [LIU 00]

Pour prendre en compte les suspensionsatgses, lLu (cf.[LIU 00]) introduit dans son test
d’ordonnancabili#, un facteur de blocage. Pour prendre en comptéli duppémentaire
qgue la &icher; subita cause de sa propre suspension et des suspensioréches plus
prioritaires, Lu [LIU 00] représente ce &ai par un facteur de blocage qu’il faut ajouter au
calcul du pire temps deeponse. Ce facteur estib€ b;(ss) (sspour Self-Suspensiordans
[LIU 00]).

Le temps de blocage d’unadhea suspension; dii a sa propre suspension est, par construc-
tion, inferieura X;, la duée maximum de suspension. Poétatfminer le temps de blocage
subi par uneécher; et di aux iches plus prioritaires, deux points sargonsiérer :

— Une &cher, plus prioritaire quer;, ne peut pas retarder ladher; pendant plus d€’;
unités de temps puisque lacher, peutétre ordonnar&e (au moins partiellement) pendant
la suspension de l&ather; parce que le processeur est libre.
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— Par ailleurs, si le &lai de suspensioi,, est inerieura C, alors le temps de blocage
subi par laacher; a cause de lather; ne peut pas&basser leX(;, unites de temps.

En conclusion, le facteur de blocage subi par @uhé et & a une &che plus prioritairey,,
n'est jamais su@rieur au @lai de suspension dg et ne @passe jamaiS;, unites de temps.
Ainsi il estégala :

Il’liIl(Ck, Xk)

Le temps de blocage d’'unadher; a cause de sa propre suspension et é&siglde suspen-
sion desa&ches plus prioritaires esgala :

i—1
bi(SS) = Xz -+ me(C’k,Xk)

k=1

Finalement, en utilisant la formulegitative [AUD 93], pour calculer la borne segeure du
temps de&ponse, il faut calculer successivementisua valeur de la formule suivante :

i—1
Ry
Ry =Ci+bi(ss) + ) [Tﬂ C;
j=1 177

L'it ération est stoge au rang: des queR? = R!''', et la borne su@rieure esegalea
Ry = R Il ne reste plus quai verifier queR; < D, pour \érifier 'ordonnancabil# de la
tacher;. Dans le cas contraire, aucune conclusion ne peattiee.

Exemple 17 Exemple d’application de la @thode de_1u sur la configuration deédchesa
suspensior. Il faut, pour se faire dans un premier tem@galuer le temps de blocagé d

a la suspension de lathe eta celle desdches plus prioritaires. Ces temps de blocage
sont donis dans la seconde colonne. Ensuite, la borné&sapre du temps deeponse de
chaque &che de la configuration (troisme colonne) est calc#. Le tableau 5.6 repsente

le calcul de la borne sugrieure du temps deeponse de laéicher, de la configuration/.

Puis finalement, nous pouvonarifier que ce temps calcilest inérieur a la période (qua-
trieme colonne) et ainsiéderminer 'ordonnancabilé de chaquediche de la configuration
(derniere colonne).

Les trois &ches dd sont ordonnancables avec les algorithnagsriorité fixe donc la confi-
guration de &chesa suspensiort également.
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'Tache |by(ss) |R)

R

L&

T2

02 + bQ(SS) =8

8+

8
8

2=

10

8+ [3]2=12

Tableau 5.6.Calcul du temps deaponse de laéicher, del par la méthode
delLiu

'TachesTemps de blocag@emps de&ponsePériode Ordonnancabilé ?|

5l 1 3 8 oul
To 4 12 40 oui
T3 6 21 80 oui

Tableau 5.7.Exemple d’application de la @thode de.1u

5.3. Conclusion

Nous avons m@sené plusieurs tests d’ordonnancal@liconcernant les configurations de
tachesa suspension. Il existe d’autres tests d’ordonnancabiNibtamment, celui deAREN -
CIA et al. [PAL 98] baé sur le calcul de dates d’activations dynamiquiysmémic offseds
pour les algorithmea priorite fixe ; ce test est&trit en annexecf. annexe A). RLENCIA

et al. ont aussetabli un autre test d’ordonnancal@lipourebpr, [PAL 03], rapporé en an-
nexe B. Ces tests ne seront pas comsisldans la suite car le mele de &ches est diffrent
(transaction dediches) d’une part, et celles-ci sont aetg sur deévenements d’autre part
(ce qui a des comsjuences sur le pire &cario d’activation). Finalement, un dernier test
d’ordonnancabili¢, établi pour I'algorithmeeDF est consigé dans I'annexe C, algorithme
de Devi, [DEV 03].
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Chapitre 6

Difficultés de I'ordonnancement diéchesa suspension

6.1. Introduction

Les tachesa suspension sont deiches qui au cours de leuréoution doivent se suspendre
pendant un certain temps, le temps d’effectuer ureratjon externe sur un processeur an-
nexe. Le but de ce chapitre esétlidier les difficulés de I'ordonnancement de configurations
de ichesa suspension.

La difficulté d’un probéme d’ordonnancement sétdrmine suivant trois principaux axes :

— la complexié : la premére caradristique importanta determiner est la complextdu
probleme d’ordonnancement. En effet, avant de concevoir unitigoe pour un prolime
d’ordonnancement, il est fondamental de cdtrea quelle classe de complexill appar-
tient.

— la piesence d’anomalies (paragraphe 4.3.4) : la possikleepice d’anomalies pour un
probleme d’ordonnancement rend plus complexe la careettion du pire comportement du
syseéme pouvant conduir@ ne pas respecter desteances deiches.

— I'optimalité : elle permet de savoir pour le prébde d’ordonnancemegtude s'il peut
exister un algorithme en-ligne qui soit optimal pour leenéétude.

Ce chapitre se @&ompose en trois paragraphes principaux. Dans le pateg&g, nous
demontrons que la complegitdu probéme d’ordonnancement dachesa suspension est
NP-Difficile au sens fort. Le paragraphe &8ablit la pésence d’anomalies pour I'ordon-
nancement deAthesa suspension. Finalement, le paragraphe 6.4 prouve la rtonadpe
de n’'importe quel algorithme en-lign&térministe.

6.2. Complexié

Dans ce paragraphe, nous faisons agpargue le prol#me d’ordonnancement daches
periodiques qui peuvent se suspendre au plus une fois au dedeur excution, est un
problemenP-Difficile au sens fort. |l a dja éte dmonté dans [RIC 03] que ce praiohe
est vP-Difficile au sens fort pour 'ordonnancement de gyses deaches priodiquesa
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déepart simultad etécheances contrainted) < T;). Dans ce paragraphe, noasidions
le probEme ouvert de complextal les fiches sonh écleance sur redite et quand elles
ne peuvent se suspendre qu'au plus une fois. De plus, remasmdrons qu'il n’existe pas
d’algorithmeuniverselpour ordonnancer deadhes avec suspension, saup st AP.

Theoreme 5 L'ordonnancement dedthes griodiques,a écléance sur regete, a depart
simultaré et se suspendant au cours de leug@xion au plus une fois est un prebie
NP-Difficile au sens fort.

Déemonstration :

Pour cemontrer ce thoreme, nous allons transformer une instance du prablde3-partition
connu pouétreNP-Complet au sens fort en une instance de notre probl[GAR 79]. Enfin,
nous essayerons d’ordonnancer cette configuratoarge.

Instance du proliime de3-partition : Soit A un ensemble d&m éleéments de&N, B une
limite appartenan& N et pour toutj € {1...3m}, s; € Ntels queB/4 < s; < B/2 et
S s, = mB.

Probleme :Peut-on partitionneA enm ensembles disjointsA(, A, ..., 4,,) tels que,
pourl <i<m,3 ., s; = B?Ce quiimplique que chaque ensemilei € {1,...,n}
contient exactement troéments. En effet, il ne peut ni en contenir moinsgax. B/2 et
ni en contenir plus caB /4 < s;.

Nous geréronsa partir de I'instance du probie3-partition, une instance d’ordonnancement
a3m + 1taches:

— Les fichesr, . . ., 73, SONt gerérées avec le @me profil :
Cip=Cia = si
i < 3m X = (2m—-1)B
— Latachers,, 1 :
B B
Csm = |= Cam = |—=
3m+1,1 [2-‘ 3m+1,2 {2J
X3m+1 = B

D31 = T3 =28

Nous allons maintenant prouver qu’une solution pour le gnole de3-partition existe si et
seulement si la configuration diches @réréea partir de ce prokime est ordonnancable.
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SRS RS S R S
i lemoB
: (2m — 1)B
S
Cam+1,1 = (% Camy12 = L%

Figure 6.1. Ordonnancement faisable de la configuratidmgrée

Les faches @rérees sont toutea depart simultag. Par consquent, nous pouvons limiter
notreétude d’ordonnancabiéta I'hypergeriode dont la longueur eégalea :
H = ppem(T1, . .., Tsms1) = 4mB. Nous limiterons notre travadl I'intervalle [0, 4m B].

Nous pouvonggalement montrer que le facteur d'utilisation de cettdigaration esggal
al:
— Le facteur d'utilisation desathesr, . .., 73, estégala :
ng Ci1+Ci 2 _ Z?ﬂn 9_si

i=1" T i=1 “4mB

__ 2mB

4mB
1

2
— Le facteur d'utilisation des,, . ; vaut :

C3m+1,1+C3m+1,2 (%] + L%J
T3m41 2B

o= s

Le facteur d'utilisation de cette configuration est par émpent bieregala ] + 5 = 1. Ce
résultat implique que le processeur est constamment éceugue par comgjuent, il n'y
a aucun temps libre dans I'ordonnancement. dghers,, ., posede une laxé nulle, par
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congquent, chacune de ses instances &loé execuge s son arriee dans le sysme. La
tachers,, ., laisse libre le processeur pendant seulement, pour chagugses instances, un
unique bloc de dwe B (la longueur de la suspension) pour kexition des autreéthes. La
figure 6.1 repesente un ordonnancemeatssi de la configuratiorégérée par le proldime
de3-partition. Les bornes dii*™bloc de temps creux sont calculables et sont les suivantes :

B

[z(k; —1)B+ gw 1 2kB — bJ) Vi > 1 (6.1)

Nous allons aborder notrethonstration en deux parties.

1) Si une solution existe pour le probéme de3-partition alors la configuration de
taches @nerée admet un ordonnancement faisable :
D’apres I'enon@ du probéme et si nous nous Ertessons A4, il posede exactement trois
élements (ndss;, s, ets;) dont la sommes; + s, + s;) donneB. Pendant le temps creux
correspondand la suspension de la prezné instance des,,.;, hous ordonnancons les
premeres souséches (; ;) des &ches £, 7, et7;) correspondant augléments ded;. Les
secondes sou$thes sont ordonnaies pendant le temps creugepar la(m + 1)"*mins-
tance ders,, .. Ainsi le tempsecouk entre les deux souadhes de chaquadhe @rereea
partir deseléments ded; estégala (2m — 1) B, soit la duée de suspension requise d'apr
la formule 6.1. Nous recommencons |&me processus en prenant &sments ded, et
en [eiterant I'ogeration en ordonnancant les pré&mas souséches desaches grérees par
les éléments ded; pendant le temps crewégeré par la seconde instance dg,,; et les
secondes sougthes pendant le temps creux obtenu paiélesion de laim + 2)®™eins-
tance ders,,, 1. Puis, il suffit de continuer les @mes ogrations en ordonnancant léshes
correspondant aug&lémentsA; pendant les'®™ et (m + i)'®™e temps creux grerés par les
instances des,, 1. Ainsi, nous obtenons un ordonnancement faisable poue otnfigura-
tion de &iches.

2) Si la configuration de tiches @nérées admet un ordonnancement faisable alors il
existe une solution pour le probéme de 3-partition : Nous allons d’abord supposer gu'il
existe un ordonnancement norepmptif pour lesdches @rérees puis nous traiterons le cas
géeréral.

- Il existe un ordonnancement nongemptif pour lesdches gréreesa partir du
probleme de3-partition :
Comme le facteur d’utilisation est deet que I'ordonnancement est faisable, dans chaque
temps creux da I'exécution d’'une regete ders,, . trois taches e&cutent soit leur prerare
sous-fiche, soit leur seconde (elles sont trois Bt < C; ; < B/2,i = 1..3m,j = 1, 2).
Les trois &ches, dont la premie sousdche s’est excuee pendant le temps creuxi d
I'exécution de la prengre reqéte de ladchers,, .1, ne peuvent pas éxuter leur seconde
sous-ache pendant les: — 1 blocs de temps creux suivantgérgres parrs,,.; sinon la
durée de suspension n’est pas respecPar corequent, la seconde souszhe ne peudtre
ordonnanée qué partir du(m + 1)*®mebloc de temps creux. Pendant ce temps creux, toutes
les preméres souséches de toutes le@dhesr; (pouri € {1...3m}) ontét exécuges et
toutes cesiches sont enguiode de suspension sauf celles qui o€ leur premeére sous-
tache durant le premier bloc de temps creux. Par@gumsnt, comme le facteur d’utilisation
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est del, pendant lglm + 1)®M bloc de temps creux, les seuléshes ordonnages sont
celles dont la prengire sousdche aéte execuee durant le premier bloc de temps creux.
En repétant cette logique pour les autrégtes, leséches qui ont eédcu€ leur premére
sous-fiche pendant €™ (; < m) bloc de temps creux éxutent leur seconde souehe
pendant legim + 7)'®Mebloc de temps creux. Ainsi, si nous nommots I'ensemble des;
ayant servia la conception desithes dont la premie sousdche aéte execute pendant
le 4'®™ temps creux gréré parrs,,.1, alors nous obtenons une partition deen m sous-
ensembles respectant les contraintes éesrpar le proime de3-partition.

- Cas greral :
Nous allons en fait @montrer qu’une sousithe ne peut s'@cuter que dans un unigue
bloc de temps creuxé&yeré parrs,,.1. En effet, utilisons un raisonnement par I'absurde
et supposons qu’une souehe ait commer&cson ekcution dans un bloé (K < m) et
gu’elle finisse son eécution dans le blok + 1. Les autres sousthes sont suppess sétre
executes dans un unique bloc. Comme il ne peut y avoir plus de tras-ohes par bloc,
il N’y a que deux sousaches dont I'e&cution s’est termi@e dans le blo&. Par respect des
suspensions de&dhes, il n'y a seulement que deux soaishies comg@tees dans le bloc
m + k. En congquence, il y a un temps creux dans le bloge m ce qui contredit le fait que
le facteur d'utilisation estgala 1. Ce qui met un point finad cette @monstration.

Définition 19 Un algorithme d’ordonnancement est diiverselsi cet algorithme effectue
le choix de la prochainéichea ordonnancer en temps polynomial [JEF 91].

Nous cemontrons maintenant gu’il n’existe pas d’algorithuméverselpour ordonnancer des
taches avec suspensi@mnoins quer = NP.

Theoreme 6 S'il existe un algorithme d’ordonnancement universel plesrconfigurations
de tiches @ chaque éche se suspend au plus une fois alRes NVP.

Déemonstration :

Nous allons utiliser une technique de preuve classique,dek celle pesenée dans [JEF 91].
Plus peciment, nous allons supposer I'existence d’un tel algosthEt nous allons &
montrer que si cet algorithme choisit en un temps polynoipalynomial en la longueur
de la configuration) la prochain@dhe ekcuge, alorsp = AP. Parce que dans ce cas-|
nous aurions trow un algorithme pseudo-polynomial capable @soudre le proime de
3-partition.

Nous supposons qu’il existe un algorithme d’ordonnancénsencernant les configura-
tions de &ches priodiques, a chaque ache peut se suspendre au plus une fois, et sur
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des systmes monoprocesseurs. Cet algorithme est AoEn utilisant la néme technique
gue celle @taillee dans la preuve duébeme 5, nous &finissonsa partir d'une instance
du probEme de3-partition un ensemble den + 1 taches, nd /. L'ensemble deséches
composant la configuration nouvelleme@gree I esta depart simultad. En utilisant le
méme raisonnement que dans Entbnstration du #oeme 5, pour &rifier que toutes les
instances respectent lewshteances, nous pouvons limiter notrerjpde détudea l'inter-
valle [0,4Bm]|. Par congquent, nous ordonnangons la configuraticavec I'algorithmeA,
puis nous erifions que chaquécthe respecte s@tteance. L'hyperpriode de I'ordonnan-
cement, comme nous l'avons calealpeécdemment, estgalea 4Bm. De plus, d’apés
nos hypotkses,A est un algorithme polynomial. Par c@ugient, erifier que toutes les
écheances sont respéets se fait en un temps au plus pseudo-polynomial-(t.s’est clai-
rement eali€ en temps proportionnalBm). En utilisant le néme raisonnement que lors de
la démonstration du #oeme 5, la configuratiod n’est ordonnancable par I'algorithmé
gue si et seulement si, il existe une partition deshesr, ..., 73, enm ensembles dis-
joints Ay, Ay, ..., A, tels que pour chaque ensemble (i € {1,...,m}), nous avons
ereAi C;1 = B. Ainsi, la solution obtenue par I'algorithmé& donne une solution pour
réesoudre le proeime de3-partition. Afin de @terminer cette solution, nous transformons
l'instance du prol#me de3-partition en construisant simplement I'ensembleatthes avec
au plus une suspension pache comme dans la preuve dédreme 5 et alors en psentant
cette configuration déithesa la pro@dure de dcision bage sur I'algorithmed.

Par congquent, nous avons trogwn algorithme pseudo-polynomial po&soudre le pro-
bleme de&3-partition. Mais le prol#me de3-partition estvP-complet au sens fort et ne peut
pas en corsquencetre €solu par un algorithme pseudo-polynomial sauf si A’P. Donc,

et pour conclure, si I'algorithme existe alors? = A’P. Un tel algorithme ne peut donc pas
par congquent exister.

6.3. Anomalies d’ordonnancement

Dans cette sous-partie, nous all@tadier les possibiles d’apparition d’anomalies sous la
politique d’ordonnancemeriarliestDeadlineFirst (EDF). Nous explicitons tout d’abord
la notion danomalie d’ordonnancemen$oit A un algorithme, nous savons que le temps
processeur requis pouf peut varier d'une excutiona une autreA pos®de des anoma-
lies d’ordonnancement, s'il existe une configuratiode iches telle que diminuer la dae
d’exécution ou de suspension d’'une dashes rend la configuratiohnon ordonnancable
par A, alors qu’elle Iétait en considrant les pires dées d’excution et de suspension de
'ensemble desdches de la configuration. Un algorithme supportant les ahesd’ordon-
nancement est dibbuste En pratique, la robustesse simplifie les tests d’ordoraniite
puisqu’il est suffisant de ne congier que les pires daes d’excution desadches.

Il a é proue dans [LIU 00] qUEDF est robuste pour I'ordonnancement dehes iné-
pendantes sans suspension. Ainsi, dans un ordonnancdemeag les dates limites de fin
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d’exécution sont respedes avec les pires cees d’excution ; diminuer la d@e d’eXecution
d’'une desaches ne peut pas amelrddF a ne plus respecterdtheance d’'une de§thes du
syseéme. Nous allons&montrer que cette assertion est fausse Idrs que desathes sont
autorigesa se suspendre.

Theoreme 7 Des anomalies d’ordonnancement peuvent apjiar@n ecutant deséches
a suspension par l'algorithme d’ordonnancement EDF.

Déemonstration :

Afin de demontrer ce thoeme, une configuration dadhes/ va étre finie. Puis sur cette
configuration, il veétre proue que si la duge d’execution ou la duge de suspension d’'une
des &ches estaduite d'une uné de temps, unéctéance ne sera plus respeet Soit/ la
configuration suivanta trois iches :

T T :0701’1 :2,X1 :2,01,2 :2,D1 :6,T1 =10
Ty + T :5,0271 = 1,X2 = 1,0272 = ]_,DQ :4,T2 =10
T3 . T3 :7,03,1 = 1,X3 = 1,03,2 = 1,D3 :3,T3: 10

Lorsque toutes lesathes sont édcuges avec leurs pires dees d'excution et de suspen-
sion, EDF définit I'ordonnancement suivanta l'instant0, il ordonnance ladcher; jus-
qu'a l'instant2. La tacher; se suspend de l'instafta 4. A l'instant 4, elle redemarre son
exécution et la termin@ 'instant6. A ce moment4, la icher,, qui s’est eveillé a I'ins-
tant5, s’exécute jusqua l'instant7. Moment auquel elle se suspend et auquehtders se
reveille et alors commence sonésution.A l'instant 8, la tacher; se suspend et alors la
tacher, qui ayant fini sa suspension peut achever s@ctetiona I'instant9. La tachers,
se eveillanta ce néme instant, peut terminer elleéme son e&cutiona l'instant10. Cet
ordonnancement est r&qmeng sur la figure 6.2. L'ordonnancement s&a@lule correctement
et toutes legcheances sont respéets. Par coregjuent, en utilisant les pires @as de sus-
pension et d’e&cution, 'ordonnancement depar I'algorithme d’ordonnancement en-ligne
EDF est faisable.
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Figure 6.2. Ordonnancement de la configuratidravec ses pires dées
d’'exécution desaches

Maintenant, en diminuant la dee d’eXecution de ladacher; ou sa duee de suspension
d’'une unit de temps, il vé&tre emonte que la&cher; ne respecte plus s@theance. Par
exemple, diminuons la dée d’executionC' ; d’'une unié de temps C;; = 1 et laissons
toutes les autres dees d’excution et de suspension inch&eg. Commer; a une unig
de moins d’egcution, elle termine par coeguent son ecution une uné plus 6t donca
l'instant5. Maisa cet instantr, se eveille et peut par cogsjuent commencer sonéoution
une unié plus 6t. Donca l'instant7 quand elle seéveille apes sa suspension, elle entre
en concurrence avec ladghers; qui s’active. Cette concurrence n’existait pas aeagpable
puisque lorsque toutes ledches sont écuges avec leurs pires degs d’elecution et de
suspension, laacher;, se suspen@ la date7 et ne demande donc pass’executer. La
tacher,, disposant d’'un&chéance plus petite que celle de &chers, peut s’excuter et
finir son exécutiona I'instant8. Mais de ce fait, ladcher; se retrouve retaék d’'une unig
de temps et en coaquence elle ne respecte plus smteance (cf. Figure 6.3.a), ce qui
provoque une anomalie d’ordonnancement. Ainsi, en dinmhlzaduée d’execution de la
premere sousdéche der;, 'ordonnancement est devenuéalisable. Maintenantéduisons
a son tour la dure de suspension de kcher; d’une unié de temps et laissons les autres
parangetres inchangs. L'ordonnancement obtenu est &gené par la figure 6.3.a. Lathe
71 finit son ordonnancemeit I'instant5, a cet instant lag&cher, est execuge.r, finit son
ordonnancemeritl'instantg, ce qui ccale I'execution ders et lui fait manquer sogckeance
alinstant10. Si maintenant, la dée d’executionC’, , est eduite d’'une unié de temps tandis
gue les autres parares restent inchagg, la chers manque encore saecheance pour
les memes raisons que cellesspedemment cées.
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Figure 6.3. Apparition d’anomalies d’ordonnancement en modifiant les
caracéristiques de laacher; de la configuration/

Enfin, pour ces configurationsid’'ordonnancement seloBDF n'est pas faisable, il existe
un ordonnancement (hors-ligne) faisable. Par exemplepss meprenons la configuration
de tiches! et que nous diminuong’;; d’une unié de temps, nous avon&monté que
I'ordonnancement dé pareEDF est impossible. Mais si un algorithmédade,a I'instant7 de
retarder I'ordonnancement de Bcher, d’une unié de temps pour ordonnancsr celle-ci
respecte alors saecheance tout comme les autréglhes ainsi que le montre la figure 6.4.

O -

5 10

Figure 6.4. Ordonnancement faisable de la configuratibmon
ordonnancable par EDF

Corollaire 1 Pour les algorithmes priorité fixe (cfRM etbM), des anomalies d’ordonnan-
cement peuvent appdtee lors de I'execution dedchesa suspension.

Déemonstration ;

Pour cette @monstration, nous recongéiwns la configuration dé@thesa suspensionéfinie
dans la preuve du 8oeme 7. Sur cette configuration, les priéstaffeckes auxaches par
RM ou DM sont les remes que celles qu’affecepF. Par conéquent, les i@mes équences
d’exécution sont obtenues et donc les conclusions seront@asgsque celles obtenues pour
EDF.
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6.4. Optimalité des algorithmes en-ligne

Dans ce paragraphe, nousndontrons qu'il n’existe pas d’algorithme en-ligne optipaur
'ordonnancement de configurations éehes sporadiques &suspension sur des sstes
MONOprocesseurs.

Theoreme 8 Aucun algorithme en-ligne&erministe n’est optimal pour I'ordonnancement
de configurations deithes sporadiques atsuspension sur des s§Btes monoprocesseurs.

Démonstration :

Pour cemontrer ce thoreme, nous utilisons I'analyse de coatipivité avec un adversaire
evolutif (cf. paragraphe 2.5.3). Par c@ugient, la @marche est deédinir une configuration
de tches. Puis, selon legactions de l'algorithme en-ligne en ordonnancgant cedtdic
guration de d&chesa suspension, I'adversaigvolutif ajoute (ou pas) de nouvelledches
a la configuration pour que la configuration finale soit noroargéncgable par I'algorithme
en-ligne, alors qu’elle le sera de facon optimale par l&dsire.

Ainsi, définissons la configuration dadhes suspension et montrons qu’aucun algorithme
en-ligne ne peut ordonnancer optimalemérta configuration que nous construisons com-
porte dans un premier temps deux preras &ches qui arrivent dans le sgstea l'instant

0:

T - 0171 == 17X1 == 7701’2 == 17D1 =10
T2 . 02,1 = 1,X2 :4,0272 = 1,D2 =9

Soit A un algorithme en-Iigneﬁ.\ I'instant 0, 'algorithme A dispose de deux possibéi pour
ordonnancer : soit il décide d’ordonnancet,, soit il decide de retarder son &sution.

1) L'algorithme en-ligne A décide de ne pas ordonnancer; a l'instant 0 :

- 'algorithme en-ligneA n’ordonnance pas, a l'instant0 (cet ordonnancement est
repeseng par la figure 6.5.a). Il y a alors deux possib#it ou I'algorithmeA ordonnance
la tacher; a l'instant0 ou il laisse le processeur inocaet attend avant de commencer
I'exécution d’'une dche. Mais dans les deux cas, il doit ordonnanceidadr, a un instant
t tel que0 < t < 3 pour respecter cteance de, (Pour la figure 6.5.a, nous avons pris
égala2). Dans ce caq I'instant3 une nouvelledche (la&cher;) s’active :

7'320371 = 1,X3:2,0372:3,D3:9

A l'instant 3, I'algorithme en-ligne4 ordonnance laéicher; puisqu’elle ne dispose pas de
laxite, son ordonnancement d@tre imnediat sous peine de manquer secteance. Or
en prenant cetteatision I'algorithme en-ligned ne dispose plus d’assez de temps pour
compkter I'execution desdchesr, et 73 avant leurécleance communa l'instant9. Par
congquent, le choix de I'algorithméd est un mauvais choix et donc, 'ordonnancement de
la configuration dedchesa suspensioii par I'algorithme en-ligned n’est pas faisable.
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- 'adversaire optimal hors-lign@rdonnance l'instant0, la tacher, eta l'instantl,
la tacher;. A 'instant 3, la tacher; arrive dans le syémme et est imiadiatement ordonnaac
par I'adversaireA linstant 5, la taicher, qui finit sa suspension est alors ordonremet
termine son e&cutiona l'instant6. Finalement, ladcher; acheve son e&cutiona I'instant
9 etr; alinstant10. Cet ordonnancement est répengé par la figure 6.5.b. Ainsi, &me si
'ordonnancement dé par I'algorithme en-ligned n’est pas faisable, cet ordonnancement
par 'adversaire est quaatlui réalisable.

“'?j' 72 S8

0 4 6 8 10
b. I

w7

0 2 4 6 8 10

1 B Y7 E

Figure 6.5. Ordonnancement dépar un algorithme en-lignel
L’algorithme en-ligne n'ordonnance pas ladhea suspensiom, a l'instant0
maisa l'instantt = 2

Pour conclure ce premier cas, si un algorithme en-lignestthde ne pas ordonnancer la
tacher, dés l'instant0, 'ordonnancement de la configuratiém’est pas faisable alors gu'il
existe un ordonnancemer@alisable dd (I'adversaire). Ainsi I'algorithme en-lignd n’est
alors pas optimal.

2) L'algorithme en-ligne A décide d’ordonnancerr, a l'instant 0 :
- I'algorithme en-ligne4 ordonnance laéicher, dés I'instant). A I'instant 1, il ordon-
nance laacher; pour qu'elle respecte soecheanceA l'instant 2, une nouvelleache, la
tacher,, arrive dans le sysme :

T4 - 0471 == 4,X4 == 3,04’2 == 1,D4 =10

L'algorithme A ordonnance ladcher, dés Iinstant2 (pour respecter soacheance).A
l'instant 6, la thacher, reprend son ecution apes avoir fini sa suspension. Mais il reste
entre les instant$ et 10 une seule uné de temps I'algorithme A pour terminer I'execution
des &chesr; et 7y, ce qui repesente deux urés de temps. Par carguent, 'une des deux
écheances est manga. Ainsi I'ordonnancement de la configuratibmpar I'algorithme A
n’est pas faisable. Cet ordonnancement esésmé par la figure 6.6.a.

- L'algorithme hors-ligne optimal ordonnanad’instant, la &chery, a I'instant1, 7, et
a l'instant2, 7. A l'instant 6, la tacher; finit sa suspension et continue soréention pour
la terminera I'instant7. Finalement, lagcher; acteve son e&cutiona l'instant9 et la iche
7, a l'instant10. La figure 6.6.b @sume I'ordonnancement de la configuration @ehes/
par 'adversaire hors-ligne.
Ainsi, si l'algorithme en-ligne choisit d’'ordonnancer lachea suspensiom I'instant
0 alors il existe une configuration dadhesa suspension qui est non ordonnancable par
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I'algorithme en-ligne mais il existe un ordonnancemengdale de cette configuration (par
'adversaire).

h

A —-
1

o -
(=]
—_
=}

2
b. >
| w7777 —
0 2 4 6 8 10

m - 2] ™

Figure 6.6. The on-line algorithmA schedules at time0

Pour conclure cetteainonstration, quel que soit I'algorithme en-ligne coggden utilisant
la configuration dedchesa suspensioi, il est possible selon lesdisions d’ordonnance-
ment de l'algorithme en-ligne, de construire une configaratle fichesa suspension qui
soit non ordonnancable par I'algorithme en-ligne, maissgit ordonnnancable par d’autres
algorithmes, en patrticulier, I'adversaire hors-ligne.

6.5. Conclusion

Dans ce chapitre, plusieurgsultats Bgatifs péalablesa uneétude plus comgte sur I'or-
donnancement deathesa suspension or#te demontés. Des ésultats Bgatifs concernant
la complexig, la pesence d’anomalies et I'optimaditles algorithmes en-ligne.

Le premier esultat proug est unésultat de complexét Nous avons pro@que I'ordonnan-
cement dedches qui peuvent se suspendre au plus une fois est upr@bir-Difficile au
sens fort. De plus nous avoisabli qu’il n’existe pas d’algorithme universel pour K-
nancement deithesa suspension sauf si= A’P. Ce ©sultat a fait 'objet de communica-
tions [RID 04, RID 05].

Nous avonsttabli la pésence possible d’anomalies d’ordonnancement égutant des
tachesa suspension, sous la politique d’ordonnancensa et également pour les algo-
rithmesa priorite fixe RM etDM). Ce esultat eéte publié dans une coifence [RID 05].

Finalement, en utilisant I'analyse de coetitivité, nous avons @&monté qu’aucun algo-
rithme en-ligne éterministe n’est optimal pour I'ordonnancement de coméitions dedches
a suspension sporadiques sur des&systs monoprocesseurs. Césuitats onéte publiés
dans [RID 06a].

Tous ces@sultats fonegalement I'objet d’'une revue internationale [RID 06b].
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Chapitre 7

Competitivité des algorithmes classiques d’ordonnancement

7.1. Introduction

Dans ce chapitre, nowudions les algorithmes en-ligne classiques. Jaspg@'sent, aucune
etude névalue la performance des algorithmes en-ligne pour l'endocement déthesa
suspension. Cette recherche a pour bétudlier les algorithmes en-ligne classiquesm,
DM, EDFetLLF (cf. paragraphe 4.2).

Cetteétude cherchaévaluer la cometitivité des algorithmes en-ligne classiques selon deux
criteres de performance :

— la minimisation du nombre dac¢hes en retard ;
— la minimisation du temps d&ponse maximum.

Nousévaluons les comportements des algorithmes en-ligna-vis-des criéres de perfor-
mance, nous utilisons I'analyse de cagtifivite. Nous @montrons dans ce chapitre que les
algorithmes en-ligne classiques ne sont pas ou peu &titifp pour chacun de ces deux
criteres de performanceé&me avec des configurations delesa suspension ayant un fac-
teur d'utilisation faible. Pour simplifier lesesultats, nous supposons que lésigres des
taches sont prises suffisamment grandes pour qu’'une uniqueresce de chaquéche
appartienné I'hypergeriode.

Ce chapitre est subdidsen deux paragraphes. Le paragraphefudie la comgtitivité des
algorithmes en-ligne classiques pour la minimisation dulne@ de &ches en retard et le pa-
ragraphe 7.3 traite la coraptivité des algorithmes en-ligne classiques pour la minimisation
du temps deé@ponse maximum.

7.2. Minimisation du nombre de taches en retard

Le critere de minimisation du nombre daches en retard esédelopf@ dans cette partie.

Ce criere est bien® équivalenta celui de la maximisation du nombre @ehes respectant
leursécheances. Nous allons rappeler tout d’abord les principasultats connus puis nous
etudierons les performanceEdF et LLF pour I'ordonnancement dathesa suspensior
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noter que dans la suite, nous corsimhs que lesaches doivent toujours finir leur @gution
meéme si ces derares sont en retard.

Nous savons gu'’il n’existe pas d’algorithme en-ligne cétiti pour la maximisation du

nombre dedches respectant leuesteances en ordonnancant des aysts dedches clas-

sigues, sans suspension. Mais il en existe dans des casupars comme pFsenés dans

[BAR 01, BAR 94]. Dans ce contexte particulier, nous allomgyver qu’en ordonnancgant
des fichesa suspension, les algorithmes classiques corapfene sont pas conditifs.

Il esta noter que nosésultats sont valides d’un point de vue de la faisabititisque les

résultats que nous allonsgsenter, le sont avec pour les configuratienglees, des facteurs
d’utilisation faibles, proches deero.

7.2.1. Résultats connus

BARUAH et al.[BAR 01, BAR 94] ont proue qu’il n’existe pas d’algorithme d’ordonnan-
cement en-ligne @emptif pour maximiser le nombre diéches respectant leuesreances
dans les sysimes monoprocesseurs. Pour obtenirésiltat, I'adversaireé&finit une confi-
guration deéches avec des surcharges du processeur. Mais ces autedrsmqu’il existe
des Esultats positifs dans des cas particuliers. Nous allonistereant pesenter I'un de ces
cas.

La définition 20 pésente les proggtes de I'un de ces cas particuliers.

Définition 20 Monotonic Absolute Deadlines (MAD) :

Un syseme dedaches est qual# de MAD si lecheance absolue de chaque nouvedfiehte
qui arrive dans le sysime est sugrieure ouégalea celle de n'importe quelledthe @ja
apparue dans le sysine.

La définition 21 pésente I'algorithm&RPTE

Définition 21 Shortest Remaining Processing Time First (SRPTF) :
SRPTF est un algorithme d’ordonnancement en-ligreeeprptif. Il allouea chaque instant,
le processeua la tache ayant le plus petit temps processeur restamécuter.

LorsqueSRPTFest utili® pour ordonnancer dedahesa suspension, deuétinitions sont
possibles suivant que la dee de suspension est incluse ou non dans le temps processeur :

—si on consiére que la suspension est incluse dans le temps proceseeuSRPTF
ordonnance l'instantt, la thche ayant la plus petite valeu(t) + z;(t) ou ¢;(t) (respecti-
vementz;(t)) désigne le temps processeur restantdonnancer (respectivement Eal de
suspensiona l'instantt.

— sinon, 'algorithmeSRPTFordonnance laétche avec la plus petite valeur dét).
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Dans la suite, nous ne conéi@rons exclusivement que la deexie @finition de I'algo-
rithme en-ligneSRPTE

Dans [BAR 01, BAR 94], BRUAH et al. ont proue que si un sysime de &ches a la pro-
priete MAD alors I'algorithme d’ordonnancement en-ligBRPTFest2-cometitif pour mi-
nimiser le nombre dedthes en retard. De plus, ils or@rdonté que la borne irdrieure pour
ce probéme estégalemeng, c’esta-dire que la borne est sea. Par corequentSRPTFest
donc I'un des meilleurs algorithmes en-ligne possibles.

7.2.2. Mauvais résultats pour I'ordonnancement déthesa suspension

Dans ce paragraphe, nousndontrons qu’en ordonnancant des 8ysts dedchesa suspen-
sion, l'algorithme d’ordonnanceme8RPTF'est plus comgptitif pour minimiser le nombre
de faches en retard et ceeme si le systme esMAD :

Theoreme 9 Pour les systmes dedtchesa suspension MAD éme avec un facteur d’utilisa-
tion arbitrairement petit, l'algorithme en-ligne SRPTFast pas comititif pour maximiser
le nombre deéches respectant leugcheances.

Déemonstration :

La demonstration se fait en utilisant I'analyse de ceétifivité avec un adversai@volutif.
L'adversaire grere la configuratiod an + 1 taches suivante (on est un entier positif) :

T0:70=0,C0n =1,X; =0,Cpp =0,Dy = K
Ti:ri:i—l,cﬂ :1,XZ:K—2,012:1,D1:K avec 26{17,77,}
Ou K est un entier positif strictement seneura 1.

La configuration dedchesa suspensioi respecte bien la prog@aie MAD.

f] | B T
[ 7

SRPTF N “ 72

B ] -

Figure 7.1. Ordonnancement de la configuratidrpar SRPTF pour la
minimisation du nombre déthes en retard

La figure 7.1 pesente I'ordonnancement depar I'algorithme d’ordonnancemeSRPTFet
par son adversaire clairvoyat.la date0, 7, et 7, sont disponiblesSRPTFordonnancer
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parce quey a le plus petit temps processeur restant. Ensuite, pouuetacher;,
(1 < i < n), la premére sousé@che est ordonnaée a la datei et la seconde la date
K+ (i—1).

|:| | To
D T

Algorithme D 7_2

optimal
O 0 -

Figure 7.2. Ordonnancement de la configuratidrpar I'adversaire optimal
pour la minimisation du nombre déc¢hes en retard

La figure 7.2 pesente I'ordonnancement d@ar I'adversaire clairvoyant. L'adversaire choi-
sitd’ordonnancer léicher; a l'instant0. Puis, il ordonnance chaquécher; (i € {2,...,n})
a l'instanti — 1. Pour finir, il ordonnance,.

Calcul du ratio de congtitivité de I'algorithmeSRPTF:

OSRPTF I 1
= lim =0
o* n—oom + 1

CSRPTF =

Et pour finir, calculons le facteur d’utilisation de

o n Ci14+Ci2 1 n 2
Ur = Zi:O T; = x= T Zi:1 K

= thHoo 27}?1 =0

Pour conclure, une configuration dehesa suspension aéte geréree par I'adversaire. Elle
respecte la propgte duMAD et a un faible facteur d’utilisation alors q@RPTFn’est pas
competitif pour maximiser le nombre dé¢hes respectant leugsheances.

O

Avec la méme configuratiord que celle pesenée dans la @monstration du #oreme 9, les
résultats obtenus po@RPTFpeuvent stendrea EDF, DM andRM.

Corollaire 2 Pour des sysimes dedchesa suspension et ayant la propté du MAD,EDF,
DM et RM ne sont pas condgtitifs pour maximiser le nombre déadhes respectant leurs
écléances.
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Déemonstration :

Soit I la configuration grérée par I'adversaire lors de l@&ohonstration du #oeme 9. Sur
cette configuratiorgDF, DM etRM assignent exactement le€mes prioriés aux dches que
SRPTFe fait. Par congéquent, nous obtenons le€mes ratios de congfitivité et facteurs
d’utilisation pour ces algorithmes que pdsRPTFE Finalement, la i@me conclusion s’im-
posea savoir que nEDF, ni DM et ni RM ne sont comgtitifs pour maximiser le nombre de
taches respectant leugsreances.

O

Nous nous iréressons maintenaatl' étude de I'algorithme.LF. Comme nous l'avons vu
dans le paragraphe 4.2, cet algorithme affecte la plus hmiasté a la iche ayant la plus
petite laxi€ dynamique. Mais lorsque.F est utili€ pour lesdchesa suspension, et suivant
gue nous consitons ou non le &ai de suspension de ladhe commeétant de la laxé de
la thche, deux éfinitions de l'algorithme.LF peuvengtre donges :

—si le cklai de suspension deaches est consie comme laxié de la &che, la laxié
dynamiquelL, de la ficher; estégalea L;,(t) = d; —t — ¢;(t); ou ¢;(t) est le temps
processeur de lather; restanta executera l'instantt ;

—sinon, la laxié dynamiquel, de la ficher; estégalea L; »(t) = d; — t — ¢;(t) — x;(t) ;
ou z;(t) est le élai de suspension de ladher; restanta exécutera l'instantt.

Dans tout ce qui suit, nous ne coridns que la prerare cfinition de la laxieé dynamique
(L1). Ainsi, la duge de suspension de kEche est comprise dans le calcul de sa axit

Theoreme 10 Pour des syg&tmes dedchesa suspension et ayant la propté MAD, LLF
n’est pas comgtitif pour maximiser le nombre da¢hes respectant leuecheances.

Démonstration :

Pour I'algorithmeleastLaxity First (LLF), soit/ la configuratioran taches suivante :

7'1‘37’1':0,01‘1 :3,XZ:K—3(n—|—1),012:3,DZ:K avec Vi=1..n

ou K est un nombre &s grand tendant vers l'infini.

w [00

1 T IREIEg

K

Figure 7.3. Ordonnancement de la configuratidrpar LLF pour la
minimisation du nombre déthes en retard
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Les tésultats de I'ordonnancement digarLLF sont don@és par la figure 7.3 l'instant 0,
LLF commence par ordonnancer fcher;. Mais apes avoir ekcut r; pendant une urit
de temps, les autreadhes; (i € 2, ..,n) ont une priorié plus importante que celle de Par
congquentLLF préempter;, et executer,. Mais, apes une uné de temps d’excution der;,
les autresaches ont une prioétplus importante que celle deg. Les &chesr; (1 € 1,..,n)
ont la néme laxi€ obligeantLLF a peempter chaque fois ladiche active a@s seulement
une unié de temps de son egution. En coriquence, I'e&cution desdches ne peut se faire
gu’unité apes unié. Ce qui oblige LF a ne respecter aucune dadeances de ceédhes.

Algorithme
optimal

K

Figure 7.4. Ordonnancement de la configuratidrpar un algorithme optimal
pour la minimisation du nombre déc¢hes en retard

L'ordonnancement de la configuratidnpar I'adversaire clairvoyant estgsengé par la fi-
gure 7.4. L'algorithme optimal ordonnance la prenei souséche der; puis la premere
sous-&che der, pour finir avec la prengéire sousédche der, et dans le rame ordre, la se-
conde souséche de cesathes. Par coiguent, I'algorithme optimal ne manque aucune
echeance.

Le calcul du ratio de conitivité deLLF donne :

Ce qui impligue que.LF n’est pas comgtitif pour la maximisation du nombre dadhes
respectant leurgéckeances. Et le calcul du facteur d’utilisation de cette caméiion / (cf.
7.1), montre bien qu'il est quasi nul. Ce qui nous permet delcoa quant la faiblesse de
LLF.

Ca + C; .6
Uy =3 R gy 2 (7.1)
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7.2.3. Technique de 'augmentation de ressources

En analyse de congitivite, I'algorithme en-ligne et I'adversaire clairvoyant $extent sur
la meéme machine. Mais legsultats obtenus par cette technique d’analyse sont qeeefqis
pessimistes. Afin de diminuer ce pessimisme, des altegsaixistent. De ma@iea analyser
les performances relatives des algorithmes sous un aigle, ame extension de I'analyse de
competitivité aéte creée : 'augmentation de ressources [PHI 97]. Dans cette sixten’al-
gorithme en-ligne s’eéxcute sur une machine plus rapide que celle de I'adversleas lonc
avantag...). Un ésultat d'ordonnancement connu est que I'algorithme donéncement
EDF n'est pas optimal pour la minimisation du nombre @ehies manquant le@cheance
(ou fautes temporelles) engsence de surcharge du processefip@aragraphe 4.3.2). Il a
eté prouse dans [PHI 97], qu’en @sence de surcharge, si une configuratioradeds qui est,
avec une rame machine, non ordonnancgable parF mais ordonnancable par un algorithme
optimal, alors elle sera ordonnancable par avec une machine deux fois plus rapide. Cette
dernire assertion est faussesdque le sysime est comp@sde fichesa suspension et nous
le démontrons.

Le résultat connu &DF ne tient plus si leséches son& suspension. Le @oeme qui suit,
va demontrer que @me s'il existe une configuratioh ordonnancgable par un algorithme
optimal, alors elle ne sera pas toujours ordonnancablepaméme sur une machirefois
plus rapide, @ k est un entier strictement positif quelconque.

Pour ordonnancer deadhes suspension, le syshe est comp@sde plusieurs processeurs :
le processeur principal pour ordonnancer lgshes proprement dites et des processeurs
dediés (ou annexes) pour I'égution des oprations externes. Par c@uwgient, il existe deux
types de processeurs qui peuvélre acéleres. Dans un premier temps, nous &ewmns
uniquement le processeur principal et dans un daugitemps, uniguement les processeurs
annexes.

7.2.3.1. Technique d’augmentation de ressources : le processencipal

Nous prouvons dans ce paragraphe, que pour I'ordonnantel@méchesa suspension, l'al-
gorithmeeDF ne peut pas toujoursdinir un ordonnancement faisable avec un processeur de
vitesses (ou s est un entier quelconque strictement positif) alors quist un ordonnance-
ment faisable par un algorithme hors-ligne sur une machineitdssel (détermire par un
algorithme optimal et clairvoyant). Par c@&ugient, allouer plus de ressoured&lgorithme

EDF n'aide pasa cefinir un simple algorithme en-ligne cor@iitif.

Theoreme 11 Augmenter la vitesse (ol s est un entier quelconque strictement positif) du
processeur n‘ameliore pas les performancesebF quand les &ches sont autoreesa se
suspendre par rappo un algorithme d’ordonnancement optimal utilisant un meseur
de vitesse unitaire.

Démonstration :
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Raisonnement par I'absurde :

Hypothese :Il existe un entiers, s > 1 tel que siEDF dispose d’une machinefois plus
rapide que celle de son adversaire clairvoyant, &omrsest optimal.

Soit la configuration an + 1 taches suivante :
To « To— O, CO,l = 28, XQ = O, 0072 = 0, DO =4s + 1
TP - TiIO, Cm:l/n, Xi:48, C’m:l/n, DZ:48+2 1§Z§n

—La figure 7.5.a donne I'ordonnancementidpar un algorithme optimal sur une ma-
chine de vitessé. L'algorithme optimal ordonnance dans un premier temps;assivement,
toutes lesachesr; avecl < i < n, puis, pendant la suspension de celles-ci, il ordonnance
la tacher,. Ainsi, toutes le€cheances sont respéets.

— La figure 7.5.b grsente 'ordonnancement dar I'algorithmeeDF sur une machine
fois plus rapide. A I'instan®, EDF ordonnance;, car sonecteance est plus proche que celle
des autresdches. Ainsi, il retarde I'eédcution desachesr; (1 < i < n) qui manquent leur
écheance. Par coigluentEDF méme avec une machinefois plus rapide ne parvient tou-
jours pasa respecter toutes I€sheances et par coaquenta construire un ordonnancement
faisable.

Calculons maintenant le ratio de coatipivité de I'algorithme d’ordonnancememBbF avec
une machine fois plus rapide. L'algorithme optimal respecte quahii toutes legcheances
comme le montre la figure 7.5zda difference dEDF qui ne respecte qu’une seueteance,
celle dery, (cf.figure 7.5.b). Notons parepr, la performance obtenue par I'algorithmeF,
et parc*, celle de I'algorithme optimal. Le ratio de coktjtivité d’EDF en faisant tendre le
nombre dedchesn, vers l'infini estégala :

CEDE = 7EDF _ |im ! =0
o* n—oo N + 1

EDF n'est par consquent pas condgtitif pour la minimisation du nombre déacdhes ne res-
pectant pas leugcheance, rame en lui augmentant la vitesse de sa machine&dlou

Ce qui contredit I'nypothse de dpart et conclut cetteémnonstration.

g
o -
0O -
—_
o

DO =S DO =
e

QO =

= |

1
1
—

1
6
To B (1<i<n)

Figure 7.5. L'ordonnancement dé par EDF avec un processeur de vitesse
(s=2)

o
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0

7.2.3.2. Technique d’augmentation de ressources : les processemexas

Nous cemontrons dans ce paragraphe que 'augmentation de la&ites processeurgales
n'ameliore pas les performances de l'algorithmer. La vitesse du processeur principal
reste unitaire.

Theoreme 12 L'augmentation de la vitesse des processeurs annexes’plyarithme d’or-
donnancement en-ligrebF n’améliore pas ses performances quand Eshes sont alloges
pour se suspendre au plus une fois.

Déemonstration :

Pour cemontrer ce ttoeme, nous employons lagme néthode utili€e lors de la@monstration
du theoreme 11 : une @monstration par I'absurde.

Hypothese :il existe un entier strictement positif s > 1 tel que I'algorithmeeDF avec des
processeurs annexes de vites$eis plus rapides que ceux de I'algorithme optimal alors, il
est optimal. Par cogsgjuent, s'il existe un ordonnancement faisable pour unégroation

I alors il existe un ordonnancement faisable/dear EDF avec des processeurs annexes de
vitesses.

Soit ] la configuration suivante :
To ' 7o :O,C(],l = 2s, Xp :0700’2 =0,Dy=2s+1
T 2Ty :O,CZ‘J = ]_/TL,_)(Z :28,01'72 = 1/’[’L,Dz =25+ 2 1 SZS n

— L'ordonnancement de la configuratidrpar I'algorithme optimal est repseng par la
figure 7.6.aA l'instant 0, toutes lesdches sont actges, I'algorithme optimal clairvoyant
avec des processeursdEs de vitessé ordonnance lesithesr; a l'instant0
(avecl < i < n). Enfin, il ordonnance laacher, pendant la suspension dexhesr;
(1 <i < n). Toutes leecheances sont respées.

— La figure 7.6.b illustre 'ordonnancement dgar EDF avec des processeursdis de
vitesses. A l'instant 0, EDF ordonnancey, en premier car soacteance est la plus proche.
Ensuite, il ordonnance leathesr; (1 < ¢ < n). Par conéquent, toutes le&thesr;

(1 <4 < n) manquent leuéckeance.

DO =
H~
(=}
00 =
—_
o

DO =
S
(@)
00—
—_
)

70 B~ (1<i<n)
Figure 7.6. L'ordonnancement dé par EDF avec des processeurédiés de
vitesse (s = 2)
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0

Par congquent, l'algorithme en-ligneDF méme avec des processeuidids s fois plus
rapides que ceux de l'algorithme optimal ne peut obtenir mloimnancement faisable de
alors gu’il existe un ordonnancement faisable de cette gordtion avec des processeurs
dediées de vitesse unitaire.

Pour clore cette @monstration, calculons le ratio de cogtitivité (pour la minimisation du
nombre dedches en retard) de I'algorithnEdF lorsqu’il dispose de processeursdis s
fois plus rapides que ceux de I'adversaire.

— L'algorithme optimal respecte toutes kesteances desithes, donc, si nous notons
sa performance;* = n + 1.

— L'algorithme EDF, ne respecte quedtheance de ladcher,. En congquence, si hous
notonsoppr Sa performanceszpr = 1.

Le ratio de comgtitivité resultant (en faisant tendre le nombre @ehten vers l'infini) est
de:

TEDF _ Jipy

=0
n—oon + 1

CEDF =

Latechnique d’augmentation de ressources étl@insi, est inefficace poabF. Augmenter
seulement le processeur principal ou seulement les pmaessannexes n'agtiore pas les
performances de I'algorithme d’ordonnancemenk. Une issue iréressante serait&udier
la technique d’augmentation de ressources appéquout le systme (processeur principal
et processeursadiies).

7.3. Minimisation du temps de eponse maximum

Lorsque lesaches ne se suspendent pas, pour tout algorithme d’ordoemant conservatif
(c.-a-d. n’'ingrant pas de temps creux dans I'ordonnancement s'il existeains unedche
prétea s’exécuter), alors le plus grand temps éponse d’'unediche ne peut exder la duee
de la eriode d’'activieé synchrone$ynchronous Busy PeripdViais cette assertion devient
inexacte quand lesathes sonk suspension comme lillustrent legsultats suivants pour
RM, DM, EDF etLLF.

7.3.1. Competitivité d’EDF, RM etDM

La politique d’'ordonnancemelDF est au mieuxX-comgetitive pour minimiser le temps de
réeponse maximum.

Theoreme 13 L’algorithme d’ordonnancemerDF est au mieug-comgetitif pour la mini-
misation du temps deéponse maximum en ordonnancgant deshesa suspension, se sus-
pendant au plus une fois.
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Démonstration :
Soit la configuration deaiches/ suivante :

T T :070171 :E,Xl :K,CLQZE,D1:4K
7'227“2:0,0271 :K,X2:0,0272:0,D2:4K—1

Ou K est un entier positif sugrieura 1.

Ou ¢ est un nombre positif strictement @rfeura 1 et tendant vers&o. Sur la figure 7.7
sont pésengs les esultats de I'ordonnancement de la configurafigrar I'algorithme d’or-
donnancemereDF et par un algorithme clairvoyant optimal. L'algorithraeF ordonnance
en premier ladcher, car sonecheance est la plus proche. Mais l'algorithme clairvoyant,
ordonnance en premier ladher; pour permettre d’ordonnancey pendant la suspension
deTl.

EDF T .(_,.
Algorithme h
optimal .
Bl 72

Figure 7.7. Comggtitivité d’EDF pour la minimisation du temps déponse
maximum

Le calcul du ratio de conditivité d’EDF finit cette demonstration. Le temps déponse
obtenu paeDF pour 'ordonnancement deestégala2 K +2¢ alors que celui de I'algorithme
optimal est de<” + 2¢. Ce qui nous permet d’obtenir un ratio de catifivité d’EDF de2 en
faisant tendre vers0 (cf. figure 7.2).

OEDF . 2K+2€ 2K
—limY——— =" —9 7.2
0K +2 K (7:2)

CEDF =

*

Ce qui conclut notre @mnonstration puisqu’une configuratidna éte trouvee sur laquelle
le ratio de comgtitivité de l'algorithme d’ordonnancemenbF est de2. Par conéquent,
EDF est un algorithme au mieuxcompetitif.

Nous allons maintena@tendre ceésultat aux algorithmesm et D™.
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Corollaire 3 Les algorithmes d’ordonnancemeRt et DM sont au mieux2-comgetitifs
pour I'ordonnancement deithesa suspension o chaque &che se suspend au plus une
seule fois, et en minimisant le temps @ponse maximum.

Démonstration :

La configuration/ utilisée dans la @monstration du #oeme 13 est conse#e. Si nous
ordonnancons cette configuratiéravec les algorithmesm et DMm, les priories affeckes

par ces algorithmes seront le&mes que celles affé&ts paEDF. Par conéquent, comme
EDF dans la @monstration du #oeme 13,RM et DM ordonnancent, avantr;, ce qui

implique que les rames éesultats que pour l'algorithmeDrF sont obtenus. AinsiRM et

DM ont un ratio de comgtitivité d’au moins deux. Ce qui permet de conclure gueet

DM sont au mieux-competitifs.

7.3.2. Competitivité deLLF

La politique d’'ordonnancementF est au mieux-competitive pour minimiser le temps de
réponse.

Theoreme 14 L’algorithme d’ordonnancementLF est au mieuR-comgetitif pour la mini-
misation du temps deeponse maximum pour I'ordonnancement @ehesa suspension et
se suspendant au plus une fois.

Déemonstration :

Pour cemontrer ce taoeme, le ratio de corntitivité deLLF en ordonnancant une certaine
configuration/ doit étreégala 2. Soit/ la configuration suivante :

T - T1 :O,CLl :E,XlzK,CLQ:E,Dl =4K
Ty :r9=0,C1 = K, X5 =0,C29=0,Dy = 2K +2

Ou K est un entier positif sigrieura 1.

Ou e est un nombre positif strictement @rfeura 1 et tendant verséro. La figure 7.8 montre
les esultats de 'ordonnancement de la configurationadbes/ par I'algorithme d’ordon-
nancementLF et par un algorithme clairvoyant optimal. L'algorithmer (cf. figure 7.8)
ordonnance en premier ladher, car sa laxié dynamique est plus faible. Quaatl'al-
gorithme optimal, il commenca ordonnancer; pour permettre d’excuterr, pendant la
suspension de,.

~ 116 ~



F.Ridouard Prengre partie : Ordonnancement dashesa suspension

LLF 1 —
Algorithme i
optimal l

Bl 72

Figure 7.8. Comggtitivité deLLF pour la minimisation du plus grand temps de
réponse

Enfin, calculons le ratio de coraptivité deLLF (7.3), en sachant que la longueur d’ordon-
nancement obtenue parF estégalea 2K — 2¢ et que celle obtenue par un algorithme
optimal n’est que dé\ + 2e.

OLLF . 2K — 2¢ 2K
=lim———— == =2 7.3
o* 20 K +e€ K (7:3)

CLLF =

Ce qui permet de conclure I&ohonstration puisqu’une configuratidrsur laquelle le ratio
de compgtitivité de I'algorithme d’ordonnancementr est de2 a éte determiree. Et donc,
LLF est un algorithme au miewcompetitif.

7.4. Conclusion

Dans ce chapitre, I'analyse de coatipivite aétée utilisee pourevaluer les performances des
algorithmes en-ligne classiqueRNl, DM, EDF et LLF paragraphe 4.2) dan€tude de deux
criteres de performance : la minimisation du nombre2adés en retard et la minimisation
du temps de@ponse maximum.

Ainsi, en utilisant 'analyse de corgfitivite, nous avons@&montgé que les algorithmes clas-
siques en-ligne sont non coktifs pour minimiser le nombre dé@¢hes en retard. En par-
ticulier, ils sont néme non comgtitifs sur des configurations dachesa suspension avec
des charges processeurs presque nulles alors qu’il exasterdonnancements faisables de
ces configurationséarérées. Pour ce &me probdme, nous avonsgalement @monté que

la technique d’augmentation des ressources atsraucune agatioration pour I'ordonnan-
cement dedchesa suspension solEDF. Ces Esultats onéte publis dans des coafences
[RID 04, RID 05], et une revue [RID 06].

Nous avons finalemen&thonté que les algorithmes en-ligne classiques ne sont pas mieux
gue2-competitifs pour la minimisation du temps deponse maximum. Ceésultats ont fait
I'objet d’'une communication [RID 05], et d'une revue [RID 06].
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Chapitre 8

Analyse des tests d’ordonnancal@lgour les sysimesa
priorité fixe

8.1. Introduction

Plusieurs tests d’ordonnancal@libntéte pesengs ¢f. chapitre 5) pour I'ordonnancement
monoprocesseur d@ches qui peuvent se suspendre au plus une seule fois. Gesdest
ba®s sur les algorithmes priorite fixe RM et DM). Ces tests d’ordonnancabdiutilisent
une des deux Bthodes suivantes :

— le calcul du pire temps deponse : pour chaquéadhe, le pire temps d&ponse est
calcuk et la configuration est ordonnancable si le pire tempg&plense de chaquadhe est
inférieura sonéchreance relative ;

—le calcul de la charge processeur : la charge du processecaleuée et ne doit pas
déepasset (qui repesente les capaés d’'ordonnancement du processeur) pour que la confi-
guration soit ordonnancable.

Définir une nethode d’ordonnancement en-ligne reviarthoisir d’'une part, un algorithme
d’ordonnancement, et d’autre part, un test d’ordonnaitit@bNous avons vu dans le cha-
pitre 6 qu’aucun algorithme en-ligne ne péite optimal pour ordonnancer déghesa
suspension. En coaguence, choisir un ordonnanceupriorite fixe va introduire du pes-
simisme dans la gthode d’ordonnancement. Mais du pessimisme peut atresintroduit
dans la néthodea travers le test d’ordonnancalalit

L'objectif de ce chapitre est @valuer les tests d’ordonnancal@liEn effet, les tests esengs
dans le chapitre 5 sont des tests appesclAinsi, ils induisent@cessairement du pessimisme
dans leurs calculs. Cesathodes sont connuesgéme utili€es dans certains cas, mais au-
cuneévaluation de leur pessimisme n’est connue. De plus, peesota cherch a savoir Si

un test, et donc sa mane de prendre en compte les suspensionsabées, est fondamen-
talement meilleur que les autres. Ce chapitenmune prengre étude sur ces tests, mais
pour qu’elle soit pertinente, les testgtudier doivent avoir des céites communs : le @me
proceck de calculs et bés sur le rBme algorithme. Seulement deux tests d’ordonnangabilit
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sont baés sureDF. De plus, ils sont ba&s sur deux calculs défents. Ainsi, notre choix se
porte uniqguement sur les algorithmeegriorite fixe.

Pour les algorithmesa priorite fixe, seuls des tests foesl sur le calcul du pire temps de
reponse onéteé établis. Notregtude porte sur les algorithmaspriorite fixe et le calcul du
pire temps deé&ponse.

Dans ce chapitre, les tests d’ordonnancabsiappliquant auxachesa suspensiogtudiés
sont ceux de Kv et al. [KIM 95] et celui de Liu [LIU 00]. Le test de RLENCIA et GON-

ZALEZ HARBOUR n’est pas aborici, car son img@mentation et I'ajout de caragistiques
aux faches (gigue sur activation, offset,...) rend sa mise err@misoretude tes difficile.
Nous avons choisi de ne pas l'ingphenter afin d’obtenir plus rapidement désultats.

Pour I'analyse des tests d’ordonnancaéjlitous subdivisons ce chapitre en deux parties :
une partie par thode d’analyse. La prepre partie se concentre suétiide des tests
d’ordonnancabilié par I'analyse de conaitivité qui permet d’obtenir une mesure quantita-
tive du pessimisme introdulit par le test dans le pire desd¢esvers le ratio de coréfitivite.
Puis dans un second temps, nous utiliserons la simulationgdaenir des comportements
moyens de ces tests. Po@terminer le pessimisme de ces tests d’ordonnanggbilitus uti-
lisons I'approche grsengée par PsTEINet RoB VAN STEE dans l'article [EPS 01] et ¥ST
JENS dans l'article [CHE 96, HOO 96]. Leurs travaux consistarétudier les proldmes
d’ordonnancement d’une facon originale, diffnte des autré&tudes. En effet, leur approche
consistea étudier un prol#me d’ordonnancement en utilisant I'analyse de cetitipite. lls

ne cherchent pasétablir un nouvel algorithme qui soit optimal pour le pratneétudi, oua
chercher une autre solution d’ordonnancement, atablir, pour une classe d’algorithmes
donree (par exemple, les algorithmes en-ligneé&edministes), une borne &fieure du ratio

de comggtitivité de tous les algorithmes de la classe. lls ont aiagminire ou an&lioré la
borne inkrieure connue du ratio de cogtjiivité pour les algorithmes en-lignérministes

(et randomigs) pour plusieurs cites de performance entre autres, la minimisation de la
date de fin d’ekcution, du temps de&eponse moyen. Afin d’aaliorer une borne irérieure,
cette néthode consiste en l@gerationbrute forcede configuration deéiches, pour ne rete-
nir au final que la configuration dad¢hes menarit la borne inérieure la plus importante, la
nouvelle valeur prenant la place de bornengure.

Ainsi, pourétudier les tests d’'ordonnancaltglitnous abordons le prahe en terme d’ana-
lyse de comeptitivité. Chacun des tests tregtest bassur le calcul du pire temps deponse.
Afin de calculer le ratio de con@itivité, nous devons disposer d’'unétinode exacte du cal-
cul du pire temps degponse desiches ordonnages sougMm. Afin de calculer le temps de
réponse maximum exact obtenu avec I'algorittmng nous utilisons le principe des travaux
de [ALZ 05] qui ont ckfini une neéthode exacte pour le calcul du temps €eanse dedches
dans les sysimes non @emptifs et lorsque les ders d’execution desaches varient. Nous
avons adagt leur methode auxaches pgemptives avec suspension, ordonmgscpamrM.
Pour ceterminer la borne irieure de chaque test, comme dans les travagoegemment
cités, nous grérons bon nombre de configurations deltesa suspension, nous calculons le
ratio de comptitivité de chaquedche et ainsi de chaque configuration. Finalement, nous ne
conservons pour chaque test que la configuration menanteatggio de comgtitivite.
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La question importante que nous all@tadier dans ce chapitre est de savoir si ces trois tests
sont d'une part, comparables (dominance d’'un test par rappa autres) et d’autre part,
guel est le pessimisme que chaque test introduit ?

Le paragraphe 8.2 psente la rathode de calcul du pire temps deponse obtenu pour
chaque configuration par I'algorithnrem. Le paragraphe 8.3,&dinit les caradristiques
principales du simulateur. Le paragraphe 8#&fjrdt les €sultats obtenus avec I'analyse de
competitivité et le paragraphe 8.6 expose lesuitats de la simulation.

8.2. Calcul exact du pire temps de &€ponse SOUKM

Pour le calcul du pire temps déponse exact obtenu par I'algorithmrr&1, nous utilisons le
méme principe que celui des travaux de [ALZ 05]. En effet, duda la pesence possible
d’anomalies lors de I'ordonnancement d’'une configuratmus&M, pour ceterminer le pire
temps de &ponse, nous devons tester pour chaqueéteqde chaqueathe I'ensemble de
toutes les valeurs que peuvent prendre les panas.

Lors de la @rération d’'une &che, des bornes seiieures du temps d’écxution de chaque
sous-&che et du élai de suspension lui sont attréses. Les bornes iafieures de ces temps
d’exécution et du dlai de suspension sont &igsa 1.

Afin de determiner le pire temps déponse exact de chaq@ehe, un algorithmbrute force
ordonnance la configuration daches en respectant la politique d’ordonnancerrentl!
fait varier pour chaque re@te de chaqueéithe les valeurs des diffents paragtres (entre
la borne in€rieurel et celle attribéea la gerération). En consigrant toutes ces variations,
I'algorithme stocke pour chaquadhe son pire temps déponse respectanétheance de la
tache.

8.3. Caracéristiques des configurations gnéeréees

Pour la greration de configurations dadhesa suspension, un simulateur egfidi. Mais
quelques contraintes doivegire rajoukes au simulateur pour deux raisons principales :

—obtenir un nombre plus important de configurations @ehés a suspension
ordonnancables.

— diminuer la complexé du calcul exact du pire temps dgonse obtenu par I'algorithme
RM (nous savons que ce prehe estvp-Difficile au sens fortef. chapitre 6).

Ainsi, la premére contrainte est de limiter, arbitrairement, la chargeg@sseur des configu-
rationsa 0.7. En effet, la diminution de ce parastne est une dor@e importante pour rendre
des configurations ordonnancables. Mais une charge m@eemerieurea 0.7 n'assure pas
gu’une configuration soit obligatoirement ordonnancablee autre contrainte pour obtenir
des configurations ordonnancables est de limiter le nomderiches de la configuration.
Ainsi, ce nombre est limia trois. C’est sur ce type de configurations que nous obtersns |
meilleures bornes du ratio de cogtjtivité. A noterégalement que lefithes grérées sont
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des Gchesa écheance sur redate.

De plus, nous avonsédnontgé (cf. paragraphe 6.3) la psence d’anomalies pour I'ordon-
nancement deithesa suspension avec les algorithnaegriorite fixe. Mais la pesence pos-
sible d’anomalies d’ordonnancement augmente la compglebgtcalculs des pires temps de
reponse desathesa suspension. La psence d’anomalies d’ordonnancement impose de ne
pas se contenter de calculer le pire tempsap®nse desithes en consatant pour chaque
tache son pire temps de suspension eté&bexion. En effet, diminuer le temps de suspen-
sion ou d’excution d’'une dche peut augmenter le temps épanse d’'une deéthes de la
configuration. Par comsgjuent, pour eterminer le pire temps déponse d’'uneache d’'une
configuration, il faut tester toutes les variations posstiles valeurs d’'@&cution et de sus-
pension pour chacune des rétges de chacune deéchesa suspension de la configuration.

Afin de limiter le nombre de calculs, il faut limiter le nomhate variations. Ainsi, les confi-
gurations dedches que@rere le simulateur ont quelques contraintes saip@ntaires :

— limiter les duees d’excution et de suspension déslhes;
— limiter la longueur de I'hypeigriode €f. paragraphe 4.1.2.3).

Remarque 10 C; (resp.X;) désigne la limite su@rieure du temps processeur requis (resp.
la pire durée de suspension) de lacher;. En congquence, comme nous nous limitons au
temps discret (cf. paragraphe 3), la dug d’execution (resp. le élai de suspension) d'une
tache prend une valeur ebtie qui varie entrd et la valeur de; (resp.X;). Pour limiter les
durées d’egcution et de suspension, les valeursde, X; etC;, sont enteres et prennent
aléatoirement une valeur comprise dafis2, 3,4}.

Pour Eduire la longueur de I'hypegpiode, deuxé&gles sont ajoées :
— les fichesa suspension&rérées soné cepart simultag ;
— les Biches sont@rérees avec desgpiodes harmoniquesétnition 22).

Définition 22 Soit! : (ry,7,...,7,) une configuration deéiches./ posde des @riodes
harmoniques, si et seulement si, les deux p&tpsi suivantes sont respées :

h<h<---<T,
Vi,i €4{2,...,n},T; modT;_1 =0

Remarque 11 La premere proprété des configurationa période harmonique permet juste
de \érifier que les &ches sont ordorées par ordre croissant sur le€podes. La seconde
propriéte limite la longueur de I'hyper@riode et ainsi le nombre de regtes par &che dans
une hyperpriode. En effet, la longueur de I'hyperpode se limitex la plus grande priode

( des &iches de la configuration). Or, comme naisgdions l'algorithmea priorité fixerM,

la tAche ayant la plus grandegpiode esegalement ladche la moins prioritaire.
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Pour la gréeration d’'une configuration déc¢hes, le simulateurégere les &ches les unes
apes les autres. Pour chagiéeher;, le simulateur grere :

— dans un premier temps, les valeurs des tempsdigion :C; ; et C; -, et du cklai de
suspensior; ;

—dans un deurime temps, le simulateuétérmine la longueur de laépode pour que
la charge processeur de la configuration resteriafirea 0.7. Ainsi, si nous @notonsy, la
charge processeur de la configuration avan€l@ration de ladcher;, pour que la charge
reste inérieurea 0.7, il faut :

G
19+E < 0.7
C,
T>07 3 (8.1)

A noter que la charge est prise strictemenéiigurea 0.7, de manerea éviter de diviser par
zéro dans la grération de ladche suivante. Par camguent, afin de conserver les pr@tes
de la cefinition 22, pour calculer lagriode de ladcher;, nous partons de lagpiode la
tacher;_;. Puis nous multiplions cetteépiode par un entier @atoire compris entré et
9.0 — (3x1i)+ Ci1 + X; + C; 2 jusqua obtenir une @riodeT; qui vérifie I'équation 8.1. La
formule 9.0 — (3 % i) permet de §rérer une prengire riode relativement importante afin
d’éviter une charge processewsde @&part tropelevee. Puis cette valeur diminue au fueet
mesure de lagrération des eriodes. La valeut’; ; + X;+C; » permet d’obtenir desgriodes
importantes par rapport aux car@gstiques desaches. Cette prédure est @sengée dans
Algorithme 1.

Algorithme 1 : Géreration d’'uneéche
Donnée: T;_1, la periode la &che pecedente od, si c’'est la @rération de la prenaire
tache.
Donnée: 1, la charge processeur de la configuration avanél&ition de laacher;.
Résultat: T; = (Ci,ly Xi, Ci,Q, E)

Début
Cip — Random(l, 2,3 4);
X; «— Random(1,2,3,4);
Ci2 «— Random(1,2, ,4),
Ty — Tiq;

| T — T *Rcmdom( 90— 3Bx*i)+Ci1 + X, + Cia);
O — 9+ &

fin

8.4. Bornes inkrieures du ratio de comggtitivit &

Dans ce paragraphe, nouggentons les configurations dichesa suspension arérees
menant au pire temps deponse pour chacun des trois tests d’ordonnangabilit
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Pour ceterminer une borne iafieure sur la congtitivité d’un test d’ordonnancabiétpour la
minimisation du temps dé&ponse maximum, bon nombre de configurationfidbdsa sus-
pension sontgrérées (en respectant les caddtiques impases dans la paragraphe 8.3).

Pour chaque configuration d&ches, il faut calculer pour chaguhe :

— la borne sugrieure du temps de&ponse calcéea I'aide de la formule grsengée dans
le paragraphe 5.2.

— le temps de@ponse maximum exact obtenu par I'algorithre.

Pour calculer le temps déponse exact de chaqueche d’'une configuration, obtenu avec
I'algorithmeRw, il faut tester toutes les combinaisons possibles des rsatias temps d’éx
cution et de suspension des rétps de chaqu@cthe.

Puis pour chaqueathe, le ratio de congtitivité est calc@ (la borne sugrieure,o(7),
détermirée par le test et diviie par le temps déeponse exact maximum obtenu avee,

O'RM(T) .

Finalement, pour chaque configuration, le plus grand ratiacenseré afin d’obtenir une
borne.
8.4.1. La méthode A deKIm

Theoreme 15 La limite inferieure du ratio de congtitivité du test d’'ordonnancabibtde la
méthode A dé&im pour la minimisation du temps déponse maximum lors de I'ordonnan-
cement dedchesa suspension est d291667.

Déemonstration :

Posond 4, la configuratiora trois ichesa suspension suivante :

T - 0171 == 37X1 == 270172 == 37T1 =12
Ty 01 =3,Xo=1,Cop=1,T5 =96
T3 03’1 == 1,X3 == 1,0372 == 1,T3 =96

La borne suprieure sur le temps déponse maximum, obtenue pour chacaeher; de la
configuration/ 4, par le test d’'ordonnancabgitde la nethodeA de Kim estégalea :

ol =810l =17,13: 05 =35
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I E— -

T T
0 2 4 6 8 10 12

m - 3

Figure 8.1. Les temps de&ponse exacts obtenus an en ordonnancani 4.

Lafigure 8.1 pesente le temps déponse maximum exact obtenu avec 'algorithme d’ordon-
nancemend priorite fixe RM. Pour cette configuration, aucune anomalie d’ordonnanceme
n’est pesente. Ainsi, pour obtenir les pires temps @ganse desathes, il faut e&cuter les
taches de la configuration avec leurs piresedsrd’execution et de suspension.

A linstant 0, I'algorithmeRM ordonnance lagcher; et durant sa suspension, il commence
'ordonnancement de lachers. Alafin de 'ordonnancement de, a l'instantg, =, continue
son ordonnancemera 'instant 9, la taicher, se suspend et pendant sa suspensioagclaet

T3 est ordonnarie. Finalement, laather; finit son ordonnancemerit I'instant11, et la
tachers, a I'instant12. Par congquent, les temps deponse maximums de&dhes (8nogés
oMy valent :

oM =8 1ol =111 : cfM =12

Par congéquent, le ratio de congfitivité obtenu par la @thode A de KM sur cette configu-
ration/, estde:

]) O'A(]A)
M — sy o
A angB orm(I) = orm(1a)

L (ot o o
X )
= O.{%M’Ué%M O.?I)%M
A
o 35
> 3 — = — 92091667
- J§M 12

Ainsi, la borne inérieure du ratio de congpitivité de la néthode A de Km est fixee pour le
momenta2.91667.

8.4.2. La méthode B de Kim

Theoreme 16 La borne in&rieure du ratio de congitivité de la néthode B de Kim pour la
minimisation du temps dé&ponse maximum est de75.
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Déemonstration :

Soit Iz, la configuration deétchesa suspension suivante :
n:Cihi=1,X1=1,Ci12=3T1T1=6
Ty : Cop =1,X9=3,Co9 =2,T, =270
73: 031 =3,X3=2,C59=3,T5 =810
La borne suprieure du temps dé&ponse maximum calcee par la rathode B de Kv pour
chaqueacher; de la configuration deithesa suspensioifiz et cenotes? estégalea :

Tiol =51 08 =221 08 =35

0 2 4 6 8

m - €

Figure 8.2. Ordonnancement de la configuratidg par I'algorithmeRM.

Pour la configuratiord s, le pire ratio de comigtitivité est obtenu avec lather,. Ainsi, la
figure 8.2 pesente I'ordonnancement de la configuratignpermettant d’obtenir le temps
de eponse maximum exact de Echer,. Pour obtenir ce temps déponse maximum, la
tacher; doit étre execute avec un temps d’ékutionC; » = 1. Les autres paraétres de la
configuration son& leur valeur maximumA l'instant 0, I'algorithmeRrM ordonnance car
elle est la&che avec la prioitla plusélevee.A l'instant 1, la ticher; se suspend et lathe
75 €st ordonnan’m A linstant 2, 7, est suspendue et ladher; finit son ordonnancement
(a linstant3). A l'instant 3, la tacher; est ordonnarie pendant la suspension deaatte
Ty. A l'instant 6, la seconde redpie de ladcher; se Eveille et est egcuke. A l'instant 7, la
tacher, est ordonnare et finit son e&cutiona I'instant8. Par congéguent, nous obtenons
les temps degponse exacts deahes suivants :

oM =5 1o =8 1y oM =24

Par conéquent, le ratio de congitivité de la néthodeB de Kim est de :

I I
M = qup op(!) > o5(/5)
anyl Orm (L) — orm(IB)

- of  of B
< Mmhax GRM ' SRM o RM
1 2 O3
B
oy 22
> 22297
o 8
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8.4.3. La méthode de Jane W. 3. 1U

Theoreme 17 Le ratio de comgtitivité obtenu par la rathode dd_1u est de2, 875 pour la
minimisation du temps deeponse maximum lorsque leéghes se suspendent au plus une
fois

Déemonstration :

Pour cette @monstration, nousutilisons la configuratioiiz définie dans la @monstration
de la borne ingrieure de la rathode B de Kim (TBoeme 16).

La borne suprieure du temps de&eponse maximum obtenue avec léthode de L pour
chaqueacher; de la configuration; et denoéec’ est de :

T ior =5,Ty 08 =23 151 0k =47
La figure 8.2 pesente le temps d&ponse maximum exact obtenu pour aaher,, avec

I'algorithmeRrMm en ordonnancariiz. Ces temps deeponse sont les@mes que ceux obtenus
dans la @monstration de la borne #rfieure de la rathode B de kv :

oM =5n0M =8 oM =24

Par congquent, le ratio de congitivité obtenu avec la &thode de L pour la minimisation
du temps deé@ponse maximum eggala :

M _ or(I) _ ovlp)
L anyl Orv (L) — opm(IB)

N of of ok
> max
O.RM’ O.RM’ O.RM
1 2 3
L

o 23
> 2 =" =2875

o 8

O

Nous avonggalement étermire un dernier test d’'ordonnancal#litla "meilleure néthodé.

8.4.4. La meilleure methode

Cette nethode consista appliquerpour chaque dched’une configuration les trois tests
d’ordonnancabili pecedemmenétudies. Pour chaquécthe, la valeur retenue pour la borne
superieure du temps deeponse maximum est la plus petite des valeurs obtenuesar le
tests d’ordonnancabiét Une telle rethode peut permettre de diminuer la valeur du ratio
de comg@titivité mais nous ne disposons pas @endnstration formell@ cette affirmation.
Mais, le ratio de comgtitivité de cette "meilleure Bthode” est ingrieura celui des autres
tests d’ordonnancabiét:
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Theoreme 18 Le ratio de comgptitivité de la meilleure thode pour la minimisation du
temps de@&ponse maximum pendant I'ordonnancemenédiedsa suspension est @e16667.

Démonstration :

Posond ¢, la configuration dedichesa suspension suivante :
:Cia=1,X1=1,Ci2=3T1=9
To:Con =1,X0=3,Co0=1T,="72
T3: 051 =3,X3=2,C59=1,T5 =648

Le temps de&ponse maximum exact obtenu pour chadgudé avec I'algorithme d’ordon-
nancemenkM estde :

oM =5 oM =6, oM =14

Le tableau 8.1 grsente pour chacune des trashes de la configuratiofy, le temps de
réponse maximum obtenu pour chaque test d’ordonnangabilit

'TachesMéthode A de Km|Méthode B de Kv |Méthode de L|

T1 5 5 5
Ty 13 13 14
T3 22 20 23

Tableau 8.1. Temps de&ponse maximums calé&sl pour chaqueiiche delc
et chaque test

Pour chaquedche, le tableau 8.2 @sente les temps déponse maximums obtenus avec la
meilleure néthode :

' TachesMeilleure néthode

T 5
T2 13
T3 20

Tableau 8.2.Meilleur temps de&ponse maximum pour chagéehe delc

Par conéquent, le ratio de congitivité de la meilleure @thode (., est de :
RM _ opst(l) _ orllc)

C =
Bst = nar orar(I) = oru (1)

> sup {int{ch (), (7). e (7))

> 2.16667
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0

8.5. Incomparabilité des tests de faisabilé

Ces Esultats tenderit montrer que la gthode B de Kv est celle qui obtient les meilleurs
résultats. Mais, eréalite, nous ne pouvons pas conclure que &hnode B soit la meilleure.
En effet, la seule conclusion possible est que ces testdatioancabilié ne sont pas com-
parables. Aucune conclusion n’est possible car il est ptespour chaque test d’ordonnan-
cabilite de @finir une configuration deathes a le test concem est le meilleur des trois
tests sur cette configurationi¥ et al. ont déja proue que leurs deux athodes ne sont pas
comparables [KIM 95]. Maintenant, nous allonsndontrer que la gthode A deKim et la
méthode dd.iu ne sont pas comparables : en exhibant deux configuratiorgseted, a les
méthodes compéaes sont toua tour la meilleure.

Soit I la configuration de&ches suivante :

71 - 0171 :2,X1 :3,0172 = 1,T1 =17
T2 02,1 = 1,X2 = 3,0272 = 2,T2 = 56
T3 . 03’1 = 3,X3 = 1703,2 = 2,T3 = 392

Le ratio de comgtitivité obtenu pour ces deux tests d’ordonnanc&siant :

oM (1) = 1.47
of™M(I) =1.80

Le ratio obtenu avec la @thode A de&kim est meilleur que le ratio obtenu par l&thode de
Liu.
Soit I’ la configuration dedchesa suspension suivante :

71 - 0171 :2,X1 :3701’2 = 1,T1 =9
T . 0271 :27X2 :3,0272 :37T2 :45
73: 031 =2,X3=2,C3,=1,T3 =090

Les ratios obtenus sont maintenant de :

oI =1.69
otM(I') = 1.56
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Mais sur cette configuration, laéthode de L obtient un meilleur ratio que celui obtenu
par la néthode A de KM. Ainsi, ces tests ne sont pas comparables entre eux.

Nous ne pouvons pas nous prononcer qaasavoir si la rethode B de kv et la nethode
de Liu sont comparables car avec notrengrateur dedches, nous avongtérmire des
configurations @ la méthode B de Kv est meilleure que celle delll. Cependant, nous
n'avons jamais gréré une configuration telle que lagthode de LW soit meilleure que la
méthode B de Km. Par conéquent, il se peut qu'’il existe une telle configuration maiga
n’en savons eréalite rien.

8.6. Etude par la simulation
8.6.1. Introduction

Dans ce paragraphe, nousepentons lesésultats nur@riques obtenus enégérant avec
I'algorithme brute force (écrit dans le paragraphe 8.3), un bon nombre de configusation
de tichesa suspension. Tous les tests d’ordonnancébflés deux rathodes de v, la
méthode de L) et I'algorithme de calcul du temps déeponse maximum exact de I'algo-
rithme RM, ont é appliqesa toutes les configurations daches grérées. Ensuite pour
chaque configuration, le ratio de coatjpivité pour la minimisation du temps déponse
maximum est calcél. Finalement, le ratio pour chaque test et chaque configoresgt stock
puis des statistiques sur ces ratios sont cakpbur chaque test d’ordonnancabilit

Nous savons que I'environnement de notre simulation (eticpéer I'affectation des ca-
raceristigues desaches) n'est pas suffisardf([BIN 04]) pour determiner des comparai-
sons @finitives et exhaustives sur les @ifents tests d’ordonnancal@litPar consquent, nos
conclusions ne sont valables que dans le confinement demotigde stochastiquecf. para-
graphe 8.3). Nous vous rappelons que le simulaté# @velop@ pour @&finir des bornes
inférieures de ratio de corafitivité et non pour mener urggude des tests par simulation.

8.6.2. Résultats

Pour obtenir desésultats pertinents d’un point de vue statistique, un onillde configu-
rations de dchesa suspension orgte gererees. Les configurations dadhesa suspen-
sion gererées respecter#également les contraintes im@ges dans le paragraphe 8.3. Le
tableau 8.3 re@sente lesasultats statistigues obtenus par chacun des trois testod™-
nancabilié eétudés.

Trois caracdtristiques statistiques obté calcuées apes la grération du million de confi-
gurations et I'application de chaque test sur chaque canatigun :

— La premere ligne du tableau 8.3 @ente pour chaque test le pourcentage de fois o
chaque test d’ordonnancab@inéte le meilleur des trois tests d’ordonnancabilitour une
configuration (ca-d. qu'il a obtenu le plus petit ratio de cogtjiivite). La néthode B de
Kim est celle obtenant le meilleur pourcentage loin devantdthode A de KM.
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— La moyenne du ratio de corgfitivité obtenue pour chaque test est séekans la se-
conde ligne du tableau 8.3. Laétimhode B de kv est celle obtenant le ratio moyen le plus
petit. A noterégalement que &me si la néthode de LU n’est quasiment pour chaque confi-
guration jamais la meilleurecf, la premere ligne du tableau), elle n’en dispose pas moins
d’un ratio moyen meilleua celui de la rethode A de Kwm.

— Avec I'écart type (troigime ligne), le meilleur des trois tests d’ordonnancabéigt celui
de la methode A de KM méme si lesésultats sont globalement proches.

tests Méthode A de Kv|Méthode B de kv |Méthode de L
d’ordonnancabilié

Pourcentage 3.64% 99.8% ~ 0.00%
Moyenne 1.65 1.21 1.50

Ecart type 0.18 0.20 0.22

Tableau 8.3.Résultats de la simulation pour les tests d’ordonnancabibiour
des configurations déthes comp@ses de2 ou 3 taches

8.7. Conclusion

Dans ce chapitre, les tests d’ordonnancabildalculant une borne séapeure du temps de
réeponse maximum) bas sur I'algorithmex priorite fixeRM, ontéte eétudés. Pour chacun de
ces trois tests, une borne énfeure du ratio de congpitivité (pour la minimisation du temps
de eponse maximum) até établie. Ces ratios de cor@fitivité permettent de repsenter le
pessimisme qu’engendre chacun de ces tests par rappatyorithme d’'ordonnancement
RM. La borne inérieure la plus petitetantegalea2.75, c’est la néthode B de Kv. La borne
inférieure de la rathode A de Kv est de2.91667 et celle de la rathode de L : 2.875. Mais

il faut rappeleggalement que dans le chapitre 7, nous avénsahté que I'algorithme d’or-
donnancemer®M n’est pas non plus un algorithme optimal et que son ratio dgpéttivité
par rapport un adversaire clairvoyant est de au ma@inseci montre que valider un sygshe
temps eel en pesence dedchesa suspension avec cegthodes peut conduigesurdimen-
sionner des sysmes de facon importante. Ainsi, ces tests d’ordonnalitgaimtroduisent
une part de pessimisme de par leurs calculs mais aussi paiitsespnt bags sur l'algo-
rithmeRM qui n’est que2-competitif.

A noterégalement qu’en utilisant I'analyse de cagtifivité ainsi que la simulation, le meil-
leur des tests d’ordonnancak#liest celui de la @thode B de Kv, méme si cesasultats sont
uniguement valables dans le cadre de notreatestochastique utikspour la @rération de
configurations dediches. Finalement, legsultats obtenus avec ces trois tests d’ordonnan-
cabilite ontéete aneliores en consigrant pour chaqueathe de chaque configuration une
combinaison des testsgsengs €f. la meilleure nethode, paragraphe 8.4.4). Le ratio de
competitivité a alors atteint la valeur del166667.

Ces Esultats onéte publies dans une coafence, [RID 06].
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Chapitre 9

Conclusion sur lesaichesa suspension

Nous avongtudie dans cette partie le pravhe d’'ordonnancement déxhesa suspension
dans un contexte monoprocesseur. Nous avoasiaiteétude sur lesdiches qui ne peuvent
se suspendre qu’au plus une seule fois. Cette recherch@sites sur trois domaines :

— la difficulté de 'ordonnancement defchesa suspension sur un sgshe monoproces-
seur;

— la comgietitivité des algorithmes en-ligne classiques selon dewrestde performance :
la minimisation du nombre dé@thes en retard et la minimisation du tempséajgonse maxi-
mum ;

— I’évaluation du pessimisme enge@agbar les tests d’ordonnancal@litoncus pour I'or-
donnancement deadhesa suspension.

Il avait deja éte proue (cf. [RIC 03]) que 'ordonnancement dadhesa suspensiongriodi-
ques eta depart simultagé est un pro@meP-Difficile au sens fort. Nous avongdonté
dans cetteetude que le probime ouvert de complexdtau les iches sonk éckeéance sur
reqlete estegalement un probmeNP-Difficile au sens fort. De plus, nous avons conclu
gu'’il n’existe pas d’algorithmeiniverselpour ordonnancer deathes avec suspension, sauf
SiP = NP.

Une autre difficulé d’ordonnancementainontée est la gsence possible d’anomalies lors
de I'ordonnancement déd¢hesa suspension par les algorithmes classiques d’ordonnance-
mentRM, DM, EDF (cf. paragraphe 4.2).

Nous avonggalemengétabli qu’aucun algorithme en-ligne&ttrministe n’est optimal pour
I'ordonnancement déithesa suspension dans un siiste monoprocesseur.

En utilisant I'analyse de congpitivité, nous avongévallé les performances des algorithmes
en-ligne classiquexk(4, DM, EDF et LLF (paragraphe 4.2) pourdtude de deux ceéres de

performance : la minimisation du nombre @elies en retard et la minimisation du temps
de eponse maximum. Ainsi, nous avonsndonté que les algorithmes classiques en-ligne
sont non comgtitifs pour minimiser le nombre d@&d¢hes en retard. En particulier, ils sont
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méme non comgtitifs sur des configurations dadhes suspension avec des charges proces-
seurs presque nulles alors gu’il existe des ordonnancenfgstbles de ces configurations
géerérées. Pour ce Bme probdme, nous avonsgalement dmonté que la technique d’aug-
mentation des ressources n‘ane aucune aalioration pour I'ordonnancement dachesa
suspension sousDF. Quanta la minimisation du temps déponse maximum, nous avons
etabli que les algorithmes en-ligne classiques ne sont pasmue2-cometitifs.

Nous avons finalemeréitudé trois tests d’ordonnancabéitpour les dchesa suspension,
bass sur l'algorithmea priorite fixe RM. Ces trois tests sont lesatiodes A et B de Ku
[KIM 95] et la méthode de W [LIU 00]. Cette étude a eu pour but &valuer le pessi-
misme qu’ils induisent. Pour ces trois tests, en utilisamidlyse de comgtitivite, une borne
inférieure du ratio de congpitivité pour la minimisation du temps déponse maximum
a et établie. Elle est d@.91667 pour la nethode A de Km, 2.75 pour la methode B
et 2.875 pour la néthode de . Ces Esultats onéte aneliorés en utilisant laneilleure
méthodequi consistea consi@rer pour chaqueéthe de chaque configuration, celui des trois
tests qui nene au plus petit ratio. Le ratio de cett@timode a&t établia 2.166667. Nous
avonségalement prow qu'il n'y avait aucuneequivalence entre la @hode A de Km et

la méthode de L. En utilisant la simulation, leesultats de I'analyse de co#gtivité ont
eté confirneés et la nethode B de Kv est celle qui obtient les meilleurgsultats. Toutefois,
'ensemble de cesesultats sur ces tests d’ordonnancabifibnt valables dans le cadre de
notre moele stochastique utilispour la @rération des configuration dadhes.

Ces Esultats ont fait I'objet de plusieurs publications. Laf@ance [RID 04] a @rseng la
complexié du probéme ainsi que la pisence des anomalies d’ordonnancement sous la po-
litique EDF et la comgtitivité des algorithmes en-ligne pour la minimisation du nombre de
taches enretard. Dans [RID 05], nous avorespné en plus, lesasultats sur la condgitivité

pour la minimisation du temps déponse maximum. L'ensemble de césultats &te re-
grouge dans la revue internationale [RID 06b]. Finalement la emice [RID 06a] @sente

le résultat de non optimaétdes algorithmes en-ligne eétude sur les tests d’ordonnancabi-
lité.

Pour de futurs travaux, il serait ressant de rechercher un algorithme hors-ligne optimal
pour I'ordonnancement d@t¢hesa suspension. Il faudrait aussi mesurer I'impact des ano-
malies d’ordonnancement sur le nombre #ehies @rérant le non respect de contraintes
temporelles, en utilisant le principegsent sur lesaches non @emptibles et sans suspen-
sion [MOK 05]. Il seraitégalement irdressant dtudier les deux sous prashes éduis du
probleme desdches suspension : le prodine de gigue sur activation et le pretyie de élai

de livraison. Une dergre pistea envisager est étendre le prol@me d’ordonnancement des
tachesa suspension aufathes épendantes ainsi qu’aux sgstes multiprocesseurs.
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DEUXIEME PARTIE

Ordonnancement par une machinea traitement
par lot

Cette partie écrit nos esultats sur 'ordonnancement classique par une maéhnagtement
par lot :

— Le chapitre 10 introduit les machinagraitement par lot etétrit le probémeétudi.

— Le chapitre 11 expose wtat de I'art de ce probme d’ordonnancement. Ce chapitre
présente lesasultats des probimes hors-ligne et en-ligne.

— Le chapitre 12 écrit nos ésultats et étaille 'ensemble des algorithmes que nous pro-
posons.

— En conclusion, au chapitre 13, nous rappelons assltats.
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Chapitre 10

Introduction sur les machingstraitement par lot

10.1. Contexte

Le travail effect@ dans cette partie s’inscrit dans le projet industriel W\oikkload For
Labg. Les laboratoires pharmaceutiques analysengedbantillons pour leurs clients. Pour
le bon fonctionnement du laboratoire, les acésitd’analyses sont plaréfts. La gestion
des analyses est informaes mais aucun logiciel ne propose une automatisation deda p
nification des activiéss qui permettrait d’ag&liorer la €activie ainsi que les performances
du laboratoire. Le projet WAL avait pour objectif de comblerwde. Chaque demande
d’analyse d’un client se retranscrit dans le laboratoireypeensemble @&chantillons. Nous
consicerons que chaquechantillon suit les @mes analyses. Chaque demande d’un client
se traduit pour notre m@lisation par unedche et chaque analyse par uné&mion. Les
opérations assoeesa un neme ensemble d’analyses peuvetre galiges simulta@ment,

les machines traitant paralement plusieurs analyses (p. ex. une centrifugeuse). @es m
chines sont appeesmachines traitement par latLe but de notre travail qui s'inscrit dans
un probEme tleorique en dehors du contrat luéme, est ddtudier I'ordonnancement des
échantillons sur une telle machine.

Les machines traitement par lot permettent d’ordonnancer plusicdcés simultagment.
Les fiches ordonnages ainsi simultadment, forment delots. D’autres domaines utilisent
aussi ces machines comme, par exemple, les usines de fadiriga circuits inegés (cktaille
dans [LEE 99])).

L'objectif des machines traitement par lot est de regrouper Bexition desaches qui ar-
rivent dans le sysime dans un unique lot d’égution. Le choix de lancer I'é&cution d’'un

lot est pris par 'ordonnanceur si le nombre deltes actives et en attente estésigur ou
égala la capac# des lots. Une autre possibdiest que I'ordonnanceur se donne un temps
pour 'ecugerer toutes lesiches actives et les @sutera la fin de ce laps de temps.

Suivant les modalés d’'ordonnancement des lots, il existe deux types de mesitraite-
ment par lot :
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Figure 10.1.Ordonnancement d’une machiadraitement par lot ené&rie

—Les machinea traitement ené&rie : les fiches sont éécuges les unes ags les autres.
Ainsi le temps processeur du lot &gala la somme des temps processeurs delsds com-
posant le lot. Cet ordonnancement esigemé par la figure 10.1. Chaquédhe, quand elle ar-
rive, est mise en attente, et lorsque le eyst estime avoir assez attendu, il lanced@xtion
des &ches qui s’ecutent les unes a§s les autres.

—Les machines& traitement parakle: les tiches sont écuges paraéllement. Ainsi le
temps processeur du lot eggal au maximum des temps processeurs composant le lot. La
figure 10.2 pesente cet ordonnancement.

10.2. Le problemeétudié : Ordonnancement par une machinea traitement par lot

Notre travail s’est conceréruniquement sur I'analyse des machiaetsaitement paradle.
Par abus de langage, nous appellerons de telles machinesadéiesa traitement par
lot, sans peciser le para#llisme. Maintenant, nouseéinissons quelques proptés sur les
machinesa traitement par lot :

— La capaci d’un lot se note, elle peutetre finie ou infinie ¢f. figure 10.2).
— Aucune &che ne peut pempter un lot en @cution.
— Aucune &che ne peut quitter un lot au cours de soacegion.

— La longueur d’eicution d’'un lot eségale au plus long temps desution desaches
(comme le montre la figure ).

Remarque 12 A noter que la derrire proprété n’est qu’une coresjuence des prédentes.

Remarque 13 La capaciéb des lots de la machine, si elle vautevienta faire des machines
a traitement par lot de I'ordonnancement monoprocesseurg@en’aurait aucun inérét
dans notreétude. Par corsquent, la capacdit des machinea traitement par lot sera d’au
moins2.

Nous concentrons notgtude sur I'ordonnancement par des algorithmes en-lignaates
par les machinea traitement par lot. De plus, le e d’optimisatioretudie, est celui de
la minimisation de la longueur de I'ordonnancement. Leeayst considré est un systme
monoprocesseur. Leadhes ne sont pas suppesa depart simultaé et la capacé de la
machine est cons@iée comme infinie, si le cas contraire n’est pascpe. Ainsia 'aide de
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Figure 10.2. Ordonnancement d’'une machiadraitement par lot parakle

la notationa trois champs de RAHAM et al. [GRA 96] ¢f. Paragraphe 2.3.3), le pr@whe
d’ordonnancemer#tudié se note :

1| p—batch,r;;b =00 | Craz (10.2)

10.3. Notations sur les lots
Pour I'etude des machinestraitement par lot, @cisons quelques notations :

Pour I'ensemble desathes consigtees, notre maele de &ches se limitéx celuia deux
parangtres : la date d’arriée et le temps processeur. Ainsi, en particulier, aebés ne dis-
posent pas @cheance. De plus, leathes sont rar@gs par ordre chronologique d’activation.
C’est-a-dire que si nous notons une configuratiocomportant: taches 7 = {r,..., 7, }.
Alors, pour tout; et j tels quel < i < j < n la formule suivante estérifiée :

Z.S.].:>T’i§7“j

La s2quence d’e&cution de I'ordonnancement par un algorithme en-lign@e’configura-
tion de fiches seé&finira par la cgation puis I'execution demn lots (avecn > 0). Les &ches
sont ordonnar&es en lots et: définit le nombre de lots ées et ekcugs pour I'ordonnan-
cement d’une configuration.

Pour chaque configuration, ledches sont ordonnages dans des lots. Dans kegsience
d’exécution esultant de 'ordonnancement par un algorithme en-ligneel’configuration
de fiches, nous noterons parle nombre de lotsgrérés puis ordonnars, comme chaque
configuration est compésg d’au moins uneathe,n > 0. Les lots ainsi §réres sont ndis
par ordre de gréeration chronologique By,...,B,,. Chaque lotB; (1 < i < m) déemarre
son executiona un instant na s;. De plus, dans chacun des lo@ngres, B; (1 < i < m),

la tache ayant le plus grand temps déextion requis et qui par coaguent étermine la
longueur d’excution du lot est née :7(; (sa date d’'arrige et son temps processeur sont
ainsi cenomnes ;) etC(;).

Le critere de minimisation est celui de la longueur de I'ordonnaresd. Avec les notations
précedentes, il reviend minimiser la date de fin d’&cution du dernier lot B,,. Ce qui
revienta minimiser la valeur s, + C(,,,).
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Propositions Bibliographie

Algorithmes aH | aH2 | aH*® | H* | DENG

Temps processeuegjaux | 1+v5 | 1+v5 | 1+v5 || 1+V5 145

Temps processeurs | 1+v5 2 1+v5 || 1+v5 1+v5
agieables 2 2 2 2

Deux dates d’activation | 1+v5 | 2 1+v5 || 145 145
2 2 2 2

Cas gréral 2 2 1+v5 | 146 | 146

Tableau 10.1.Présentation des d#éfents Esultats pésents dans cette partie
sur les machinea traitement par lot de capadtinfinie.

10.4. Plan

Le paragraphe lléatrit unétat de I'art de notre probime d’ordonnancement : la minimi-
sation de la longueur d'&cution pour 'ordonnancement par une mackhirteaitement par
lots. Notamment, nous proposons deux algorithmes : I'délyoe de DENG et H°° qui font
partie des meilleurs algorithmes en-ligred. tableau 10.1). Le paragraphe 12tend sur

la contribution de nos travaux dans ce domaine. Deux algugs en-ligneqH et aH2

ont éte établis, ils ne font pas partie des meilleurs algorithmediggre pour le prol@me
géréral mais ont desssultats inkressants dans certains cas particuliers. En effet, comme |
repesente le tableau 10.1, ces algorithmes ont @gssltats positifs si les temps processeurs
sontégaux ou agrables ou si encore il 'y a que deux dates d’activationrditgs. L'algo-
rithmeaH°, notre dernier algorithme, fait partie des meilleurs atones en-ligne pour le
probleme @réral. Cet algorithme obtient toujours ugldi d’attente plus petit par rapport
aux algorithmes repssenés dans le tableau 10.A.la fin de ce chapitre, nous @entons
dans le paragraphe 12.7, un dernier algorithme qui donneuwel pe solutions au praishe
d’ordonnancement en-lignéip — batch, r;, b = 00|Ciqs-

~ 146 ~



F.Ridouard Deuxéme partie : Ordonnancement par une machitraitement par lot

10.5. Bibliographie

[GRA 96] GRAHAM R., LAWLER E., LENSTRAJ., KaN A. R., « Optimisation and approximation in deterministic se-
guencing and scheduling : A survey Annals of Discrete Mathematiceol. 5, p. 287-326, 1996.

[LEE 99] LEEC., Uzsoy R., « Minimizing makespan on a single batch processing machine with dynamicrjoalsy,
International Journal of Production Researafol. 37, n°1, p. 219-236, 1999.

~ 147 ~






Chapitre 11

Ordonnancement de machiriegraitement par lotEtat de
I'art

11.1. Introduction

Apres la pesentation de quelques pragés sur les lots, nous faisons apptaeal’ensemble
des Esultatsétablis concernant le pradrhe hors-ligne et le probine en-ligne quard la
minimisation de la longueur de I&guence pour les machinasraitement par lot.

11.2. Propriétés sur les lots

Définition 23 Un lot B; est dit gulier si et seulement si l&dut de I'execution de ce lot n'a
paséteé retarck par la fin des excutions des lots qui le predent. Ce type de lot est 'oppos
des lots dit "retarces” (cf. figure 11.1).

[
B, N B By

Figure 11.1.Ordonnancement des lots : a. Le Bt est 'egulier; b. Le lotB3
est retarcée

Remarque 14 Pour n’importe quel algorithme, le premier lot ordonnd@nice peut pagtre
retarde par I'exécution d’un autre lot, il est donc toujourggulier.

Remarqgue 15 Ainsi, pour n'importe quel algorithme, il existe toujourars sa équence
d’exécution, un dernier lot&gulier tel que tous les autres lots qui le suivent sont ondores
sans ingrer de temps creux dans laguence (ca-d. sans attente).
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Définition 24 Un bloc cefinit un ensemble de lots qui séoutent les uns ape les autres
sans ingrer le temps creux. Ainsi, le premier lot eégulier et les autres lots du bloc sont
retardes.

I
B [ B Bs

Figure 11.2.Un bloc de lots

Pour chaque configuration, leaches sont ordonna@es dans des lots. Les lots aingéngrés
sont noés par ordre deé&yération chronologique By,...,B,,. Chaque lotB; (1 < i < m)
déemarre son eéécutiona un instant nét s;. De plus, dans chacun des lo&sngrés, B; (1 <

1 < m), latache ayant le plus grand temps déextion requis et qui par copguent étermine

la longueur d’ekcution du lot est née :7;) (sa date d’arrige et son temps processeur sont
ainsi cenomnes :r;) etC;).

Le critere de minimisation est celui de la longueur de I'ordonnarerd. Avec les notations
précedentes, il revienh minimiser la date de fin d’'@&cution du dernier lot B,,. Ce qui
revienta minimiser la valeur 5,, + C(.,,).

Une dernére notation nur@rique :

_—1+45

@ 2

Finalement, une prog@té sur le nombrex :
Propriéte 5 a + o? = 1.

Déemonstration :

a+a®=a(l+a)

VB VB (VB (VB
2 + 2 N 2 2

— i<¢5—1)(ﬁ+ 1) = 2(5_1)
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11.3. Le probleme hors-ligne

Pour le probdme hors-ligne avec une mache&aitement par Ick capaci finieb, si toutes
les iches sont actaes dans le sy&sine simultaBment, la 8quence optimale est construite en
prenant d’abord leé taches ayant le plus grand temps processeur puis en les artgamt
dans un lot. Ensuite, nougappliquons cetteegle sur I'ensemble defdhes qu'il resté
executer jusqua ce qu'’il ne reste plus aucun&chea ordonnancer. Cet algorithme a pour
complexi€ min{O(nlogn),O(n?/b)} [BRU 98].

Si les fiches ne sont pas toutes ag@ga un néme instant et si les lots sont toujours de
capacié finie, alors le prol@mel|p — batch,r;,b = k|C,q, estAP-Difficile au sens fort
([BRU 98)). Il resten’P-Difficile, mais au sens ordinaire s’il y a seulement dewedat'ac-
tivation differentes pour 'ensemble de toutes lashtes {0, r} [LIU 00]. Un algorithme
pseudo-polynomial en temps est connu si 'ensemble des déférentes d’activation des
taches est finidf. [LIU 00]). De plus, si les temps processeurs sont tégaux, la mini-
misation de la longueur d’ordonnancement petine €solue avec une comple&ien temps
polynomial [IKU 86].

Pour le probkme @réral, 1 | p — batch,r;,;b = oo | Cp4, UN algorithme 8paration et
évaluatiorbranch and bounet une heuristique dynamique dré propogs dans [SUN 00]
et un autre algorithmeeparation eévaluatiorbranch and bound éte énon& dans [DUP 02].

Deux cas particuliers orite étudies :
—les fiches avec dexcheéances dans [CHE 01];
— les fiches avec contraintes deeprdence dans [CHE 04].

Maintenant nous consgdons le prol#me d’ordonnancement par une macharntaitement
par lot de capadi infinie ou du moins suffisamment grande pour ordonnancéesdas
taches dans un unique lot. Nogidions la minimisation de la longueur d’'ordonnancement.
Le probEme est @nog, 1|p — batch,r;,b = o0|Cye.. Ce probéme peutttre €solu en
temps polynomiaD(n?) par la programmation dynamique [LEE 99] . Avec une structigre
donrées plugvollée, la complexé calculatoire peludtre baissea O(n logn) ([POO 00]).

Nous pésentons maintenant I'algorithméfehi dans [LEE 99] et bassur une simple pro-
priete de I'ordonnancement optimal.

Propriété 6 Pour le probemel | p — batch,r;,b = 00 | Cyas, S'il €XiSte desdchesr; etr;
telles que si; < r; etC; < Cj, alors, il existe un ordonnancement optimal qui ordonnance

la thcher; dans le réme lot que ladcher;.

Cette proptte est vraie ds lors que laécher; arrive avant ladcher; alors elle ne retarde
pas le lancement de I'écution du lot. De plus, comme la ée d’execution de ladcher;
est inrieurea celle de laacher;, I'inclure dans le lot n'allonge pas la deg d’execution
du lot.

~ 151 ~



LISI-ENSMA Chapitre 11 : Machinea traitement par lot Etat de I'art

Remarque 16 D’apres la propréte 6, I'algorithme proposé par [LEE 99] se concentre uni-
guement sur lesithes @rifiant :

T < Tip < oo < T4

Cil > CZ'2 > > Cim

Pour les autresaches de la configuration qui ne respectent pas cette ptiialgorithme
choisit un lot pour ordonnancer chaquéache en laissant inchaig la longueur d’ordon-
nancement.

Ainsi, en renommant les indices, nousgtidions que les configurations de la forme sui-
vante :

r<rog < ...<7Tpy

Cir>Co>...>0C,

Soit f(k), la valeur duC,,,, minimum pour la configuration partielle contenant lepre-
mieres &ches de la configuration, avéd)) = 0, alors la solution optimale est doea par

f(m).

f(k) = min {max{f(k —i),rx} + Cr_i11} (11.2)

1<i<k

Puis pour construire laégjuence d’e&cution, il faut repartir en sens inverse et commencer
par le dernier lot. D’aps la formule 11.1, il existe un(avecl < i < m) tel que lesdches
Tm—it1, - -, Tm SONt Ordonnarges dans le dernier lot pour une éerdeC,, ;. ; pour la
date de ébut d’execution, il y a deux possibifs :

— f(m) = ry + Ch_is1, le dernier lot est ordonnaéa l'instantr,, ;

—f(m) = f(m — i) + C,—i+1, le dernier lot commence juste &grla fin d’execution du
lot precdédent,a l'instant f (m — 7).

Dans les deux cas, il faétudier la valeur d¢ (m — i) pour connére le reste de laésjuence.

Exemple 18 Exemple de I'application de I'algorithme optimal de&E et Uzsoy

(formule 11.1) sur la configuration déc¢hes/ repréesenée dans le tableau 11.1. L’'algo-
rithme optimal transforme la configuration pour appliquer formule 11.1. Ainsi, de la
configuration initiale, ne sont cons&es que lesiches telles que 8j < r; alorsC; > C}.
Apres transformation, il ne reste que lachers. Ainsi 'ordonnancement par I'algorithme
optimal est de regrouper I'@cution de toutes ledthes dans un unique latl’activation de
la tAcher; et pendant une dée deC’.
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Taches, C.

b
ENDNEE
ESESEENES

Tableau 11.1.Configuration deaches,I, pour le probEme
d’ordonnancement d’une machiadraitement par lot.

11.4. Le probleme en-ligne

[LIU 00] présente un algorithme gloutogréedy algorithmhqui réesout le prok#me d’ordon-
nancement par une machiaeraitement par lot de capagifinie b. Cette egle est appée
H, et cefinie comme suit A n'importe quel instant, quand la machine est inodeeiet
gue certaineséaches sont disponibles, I'algorithme ordonnance ddéches ayant le plus
grand temps processeues que possible dans un.l@es auteurs on&nonté que cet algo-
rithme est2-competitif et que cette limite est aussi la borneérieure pour les algorithmes
conservatifs (ca-d. que cet algorithme fait partie des meilleurs algorégbmn-ligne pour ce
probleme).

Le ratio de comgtitivité pour le prol#me d’ordonnancement par une machinéaite-
ment par lota capaci finie et pour la minimisation de la longueur d’ordonnanceinsst

2 ([LIU 00]). Mais dans [ZHA 01], les auteurs onéthonté que l'insertion de temps creux
avant le @but d’eXecution des lots a#liore la garantie de performance atteinte par les algo-
rithmes en-ligne et la fixerit (1 + v/5)/2. lls fournissenggalement un algorithme en-ligne
optimal pour le cas des machinascapaci infinie avec une garantie de performance de
(1++/5)/2. lls conjecturent aussi sur un algorithme en-ligne optitaaéc une garantie de
performance dél + v/5)/2) pour le probkme de machines traitement par loh capaci
finie et pour les configurations dadhes ayant seulement deux dates d’activatiopmifftes.
Nous pésentons maintenant I'algorithme en-ligne deNd [DEN 99] et celui @fini dans
[ZHA 01] pour le probéme des machingscapack infinie (L|p — batch,r;,b = 00|Cyraz),
appeé H*.

11.4.1. Algorithme DENG [DEN 99]

Ce paragraphe psente I'algorithme de ENG.

Exemple 19 Nous pesentons I'ordonnancement par I'algorithme BeNG de la configu-
ration I. A linstant 0, la tacher; arrive et le lancement du premier lot est alors retard
jusqua l'instant (1 + a)r; + aCy = 1.23. Durant cette attente, léither, arrive et retarde
encore plus ce lancement jusgu’iinstant (1+«)ry +aCy = 2.85. La troisieme &che arrive
entre-temps et retarde encore ce lancement justjimistant (1 + «)r; + aC3 = 5.09. Avec
les nouvelles arriges der; et 75, finalement, un seul lot est ladcontenant les cingithes

~ 153 ~



LISI-ENSMA Chapitre 11 : Machinea traitement par lot Etat de I'art

Algorithme 2 : L'algorithme de DENG
Donnée: I, une configuration deithes.
Donnée: U(0), 'ensemble desiiches librex I'instant0.
Résultat: Ordonnancement depar I'algorithmeH *°.
Début

t«— 0;
Tant que Vrai faire
¥ +— max, ey (1l + a)r; +aCy;
s «— max{t,v};
Durant l'intervalle de tempst, s| faire
Pour chaquetacher;, qui arrive dans le sysimea l'instant¢’ faire
Si (14 a)r, + aCy, > v alors
v — (1 +a)rp, + aCy;
t—t;

s «— max{t,v};

L U@) «—U@)U{m}

Ordonnancement dans ureme lot de I'ensemble de toutes lashes
disponibled/(s);

Siune &che arrive pendant I'excution du lotalors

| te— s+ Cy;

sinon
| t«— r,, 0uT, estlaprochaingiche qui s'active;

fin

alinstant (1 + a)rs + aCs = 10.56 et pour une duee de4 unités de temps. La longueur
d’ordonnancement eggalea (1 + a)r; + aCs + 4 = 14.56. La figure 11.3 illustre I'ordon-
nancement dé construit par cet algorithme. Notons que I'algorithme ohtipresque ici ses
pires performances 33 « 1,617 < 1.618 « 1£/5,

Theoreme 19 [DEN 99] L'algorithme deDENG fait partie des meilleurs algorithmes en-
ligne pour le probémel | p — batch,r;,b = 00 | Crras-

11.4.2. L'algorithme en-ligne H>° [ZHA 01]

Nous allons maintenant @senter I'algorithmdi> [ZHA 01]. Cet algorithme en-ligne est
I'un des meilleurs algorithmes pour le prébte d’ordonnancemeatudi : 1 | p—batch,r;, b =
o0 | Crnaz-

Remarque 17 Le principe de cet algorithme est de toujours attendre tans (1 + «)ry +

aC,, avant de lancer I'egcution d’un lot, @ 7, est la &iche disponible, en attenteédie
execute, avec le plus grand temps processeur requis. Ainsi, gagque lotB;, le debut de
son excution se faié l'instant (1 + a)r;) + aCy;) (cf. paragraphe 10.3).
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T5
T4
73
T2

T1
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0 ) 10 15
Figure 11.3. Ordonnancement construit par I'algorithme @&ENG pour
I'ordonnancement de la configuratidhprésenge par le tableau 11.1.

Algorithme 3 : H*°
Donnée: I, une configuration deithes.
Donnée: U(0), 'ensemble desiiches librex 'instant0.
Résultat: Ordonnancement depar I'algorithmeH *°.
Déebut

t«— 0;
Tant que Vrai faire
k «—— htelquer, € U(t) etC), = max{C; | ; € U(t)};
v — (14 a)ry + aCy;
s «— max{t,v};
Durant l'intervalle de tempst, s| faire
Pour chaquetacher;, qui arrive dans le sysimea l'instant¢’ faire
SiCy, > C,, alors
k +— h;
v e— (1 + a)r, + aCl;

t—t';

s «— max{t,v};

| U(t) «—Ut)U{m};
Ordonnancement dans ureme lot de 'ensemble de toutes lashes
disponibled/(s);
Siune &che arrive pendant I'excution du lotalors
| t— s+ CY;

sinon
| t«— m,, 0ouT, estla prochaingiche qui s’active;

fin
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T5

T2 T4

71 73
[ T T T ' T T T T T T T T T T 1
0 5 10 15

Figure 11.4. Ordonnancement construit p&f°>° pour 'ordonnancement de
la configuration/ présenge par le tableau 11.1.

Exemple 20 Nous pésentons I'ordonnancement de la configuratidjef. tableau 11.1) par
l'algorithme H*°. A l'instant 0, la tacher; arrive et le premier lot est alors reta&djusqua
l'instant (1+«)r; +aC; = 1.23. Durant cette attente, léther, arrive mais avec un temps
processeur pas plus important que celui dedahter;. Ainsi, le premier lot commence son
executiona l'instant 1.23, contenant leséchesr; et r, et est com@t a I'instant 3.23. La
tacher; arrive a I'instant2, donc le second lot est retadusqua I'instant (1+«)r;+aCs =
5.09. Durant ce @lai d’attente, lesachesr, et 75 arrivent et retardent encore leéthut
d’exécution du lot jusqu I'instant (1 + «)ry + aCy = 8.94. A cet instant le second lot est
ordonnané, contenant lesichesrs, 7, et 75, et est com@té a I'instant 12.94. La longueur
d’'ordonnancement esigalea (1 + a)ry + aCy + Cy = 12.94. La figure 11.4 pesente
I'ordonnancement dé construit par I'algorithmeH *.

Theoreme 20 [ZHA 01] L'algorithme deH ° fait partie des meilleurs algorithmes en-ligne
pour le probemel | p — batch,r;,b = 00 | Crrap-

11.5. Conclusion

Dans ce chapitre, nous avongpeng plusieurs ésultats en-ligne et hors-ligne pour l'or-
donnancement d@cthes par des machinagraitement par lot et pour la minimisation de la
longueur d’ordonnancement. Notamment, pour le protd d’ordonnancement

1| p—batch,r;,b = o | Chaz, un algorithme hors-ligne optimalé&té peseng. De plus,
deux algorithmes en-ligne pour ceéme probdme ontete établis, mais ces algorithmes ont
un celai d’attente qui dpend de la date d’ar@e desdches ; par cogguent, selon le temps
auquel uneache survient, le@ai d’'attente peut s'@reréle\e.
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Chapitre 12

Algorithmes d’ordonnancement pour les machiaes
traitement par lot

12.1. Introduction

Comme il 'aéte demonté dans [ZHA 01], il est plus éreéfique (pour la minimisation de
la longueur d’ordonnancement) d’attendre pour voir si deveties iches arrivent dans un
futur proche dans le sy&ie avant de commencer l&sution d’un lot. Par corggjuent, les
algorithmes que nous @sentons dans ce chapitre reprennent ce principe et dareimsin
intervalle de temps creux avant déouter les lots.

Dans le paragraphe 12.2, noevdloppons une nouvell@thonstration de la borne ifieure
du probEme d’ordonnancement dans le césagal qui tient aussi lorsque ledahes sont de
durée identique. Nous proposons ensuite trois nouveaux tigoes : dans le

paragraphe 12.3, nousgsentons l'algorithme en-ligneH ainsi que sesésultats positifs
dans certains cas particuliers et sa garantie de perfoerdarts le caséréral. Dans le pa-
ragraphe suivant, paragraphe 12.4, I'algorithiié2 est cevelopg@ ainsi que sessultats
dans certains cas particuliers et sa performance garaotielp probéme @réral : 1 |
p — batch,r;,b = oo | Cpa.. Finalement, le paragraphe 12.5 expose un #&uoisi algo-
rithme en-ligne qui obtient toujours une plus petite longu#ordonnancement que l'algo-
rithme H° traité dans [ZHA 01] €f. paragraphe 11.4.2), tout en obtenant ienme ratio de
competitivite.

12.2. La borne inferieure

Dans [ZHA 01], les auteurs on&dhonte que la borne irdrieure du ratio de congpitivite
pour les algorithmes en-ligne et pour le pralel | p—batch, 7;, b | Cyrar €Stde(1+1/5)/2.
Leur demonstration utilise I'analyse de costjiivité avec un adversaire qui ne tient pas
compte du choix de I'algorithme en-ligne pougfohir les ichesa venir Eblivious adver-
sary). Nous pesentons une autreeghonstration de cette borne @nfeure avec un adver-
saire qui @finit au fur eta mesure que l'algorithme en-ligne fait ses choix d’ordomea
ment, la configuration deathes pour mener l'algorithme en-ligaesa pire performance
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(on-line adaptative adversayyCette nouvelle @monstrationa I'inverse de celle @senée
dans [ZHA 01], reste valable dans le castous les temps processeurs seg@ux.

Theoreme 21 La borne in&rieure du ratio de congtitivité de n'importe quel algorithme
en-ligne @terministe pour le proBime d’ordonnancemeit| p — batch, i, b, p; = p | Crnax,
est delt5,

Déemonstration :

Pour ceterminer cette borne iafieure, nous utilisons I'analyse de costifivité avec un
adversairegvolutif. Ainsi, il construira au fur ed mesure la configuration déadhes qui
menera l'algorithme en-ligna sa pire performance. L'algorithme en-ligne sera&rz#ns la
suite de cette@monstration A.

ATinstant 0, I'adversaire @réreb — 1 taches arrivant dans le sgste avec un temps proces-
seur dep (ou p est un entier positif).

Notons parS, l'instant auquel I'algorithmed déecide d’ordonnancer 'ensemble de ées 1
taches dans un unique lot d&sution.

Pour compéter la configuration, 'adversaigvolutif a deux possibilés :

— Soitil decide de ne grérer aucune nouvell@the. Dans ce cas, I'algorithmiea attendu
inutilement jusgua I'instantS alors que I'algorithme hors-ligne a ordonnariesb— 1 taches
des leur apparitiona I'instant0. Nous obtenons alors, si nous notengla longueur d’or-
donnancement obtenue par l'algorithmet o™ celle obtenue par 'adversaire, les longueurs
d’ordonnancement suivantes :

gpa = S +p
of=p
(12.1)
Calcul du ratio de congtitivite pour I'algorithmeA :
p 2TP (12.2)
p

— Soit I'algorithmeévolutif gerere une nouvelledche de temps processeur toujoegs
ap et qui arrive dans le sy&mea l'instantS + e (ou e est un nombre positif, proche de
zéro). Cette nouvelleathe s’active juste aps que I'algorithme en-lignd ait commené
I'exécution du lot contenant lés- 1 premeres &ches. Ainsi deux lots lui sonEaessaires et
le dernier lot @marre son edcution au mieuxa la fin du premier lot, c’es&-direa I'instant
S + p. Quanta l'algorithme hors-ligne, il ordonnance toutes lashes dans un @me et
unique lota l'instantS + €. La longueur d’'ordonnancement obtenue par chaque algegith
estde:

oa=S+p+p
cf=S+e+p
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Le calcul du ratio de conitivité pour I'algorithmeA, donne le esultat suivant :

S+ 2p

= - 12-3
S+p+e ( )

Ca

Maintenant, pour calculer le ratio de coétpivité d’'un algorithme en-ligned, les for-
mules 12.2 et 12.3 sont regraegs et pour consiter le pire comportement de notre al-
gorithmeA, nous considrons la formule qui ne au plus grand ratio :

(12.4)

(S+p S+2p )
c4 > max :

p S+pte

La formule 12.4 est minimée en posant :

e=0
S+p _ S+2p

P S+pte

En regroupant ce quighend de5, nous obtenons,
S+p S+2p

p  S+p
(S+p)*=p(S+2p)
S(S+p) =p*

En consi@rantS I'inconnu, nous obtenonsdguation du second degsuivante :

S2+Sp—p*=0

Le discriminant eseégala 5p* > 0. Il y a donc deux solutionséelles :S; = p#g et

Sy = p%g. Mais S, est une valeur gégative et comme repesente un instant dans le
temps,S > 0. Donc la solution de Bquation 12.5 est :

—1++5

S=p 5

(12.5)

Il restea reporter la valeur d€ obtenue par la formule (12.5) dans I'expression (12.2).9\Nou
obtenons alors,

S+p_p 5L 4p 145
p p 2

Finalement, en reprenant I'expression 12.4, on obtientlgu®rne inérieure du ratio de
cometitivité de I'algorithme en-lignel soit sugerieure ouégaleé%g.
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12.3. Les probemes particuliers : I'algorithme o H

Les algorithmes en-ligneeH et aH2 pour chaque nouvelléathe,r, qui arrive dans le
syseme, attendent pendant une @BC ot 0 < 3 < 1. A noter que ces algorithmes
étendent la éfinition de la egle H, paragraphe 11.4. Ces deux algorithméfirdssent la
regle H dans le cas particuliende parargtres tend vers).

Le principe de l'algorithmevH est le suivant a n'importe quel instant, quand la machine
estinoccupe (c.a-d. gu’un lot n’est pas en cours d&pution), et qu'il y a desaiches actives
dans le systme, encore non ordonnd®s, alors pour chaquadher; non ordonnaree, le
prochain lot ne doit pastre execué avant l'instant; + 5C;. Toutes lesaches disponibles
sont alors ordonnages dans un unique lot.

Algorithme 4 : aH
Donnée: I, une configuration deithes.
Donnée: U(0), 'ensemble desiches libre I'instant0.
Résultat: Ordonnancement depar I'algorithmea H .
Début

t «— 0;
Tant que Vrai faire
v +— maxq, ey Tk + BCk);
s «— max{t,v};
Durant l'intervalle de tempst, s| faire
Pour chaquetacher;, qui arrive dans le sysimea l'instant¢’ faire
Siry, + 3C), > ~ alors
v +— 1+ BCh;
t—1t;

s «— max{t,v};

L UQ@) — Ut) U{m};

Ordonnancement dans ureme lot de I'ensemble de toutes lashes
disponibled/(s);

Siune fiche arrive pendant I'eéxcution du lotalors

|t «— date de fin d’egcution du lot;

sinon
| t+«— r,, 0uT, estlaprochaingiche qui s’active;

fin

Exemple 21 Nous pésentons maintenant un exemple d’ordonnancement d’urfeyoca
tion de iches par I'algorithmex H avec’ = «. Nous utilisons la configuratiohreprésenée
dans le tableau 11.1 (page 153). Cet ordonnancement estrélymar la figure 12.1. La
tacher, arrive dans le sysimea l'instant 0, ainsi le premier lot est retakl jusquéa I'ins-
tantr; + aC; = 1.23. La tacher, arrive pendant ce élai d’attente,a I'instant 1 et retarde
'ordonnancement du premier lot jusqulinstant v, + aCy = 2.23. La tacher; arrive
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T3
72 T5
T1 T4
[ T T T ' T T T T ' T T T T T 1
0 5 10 15

Figure 12.1. Ordonnancement obtenu par I'algorithméed pour la
configuration @finie dans le tableau 11.1.

dans le sysimea l'instant 2 et retardea son tour 'ordonnancement du premier lot jusgu’
linstant r3 + aC3. Le premier lot est ordonnag@ cet instant {3 + aC3 = 3.85) et finit
son ekcutiona l'instant 6.85. Les dernéres &ches ¢, et 75) arrivent pendant I'eicution
du premier lot. Le deukime lot est donc écug a l'instantr; + aCs5 = 7.47 et compéte a
linstant7.47 + 4 = 11.47.

Dans la suite, nous cong&tbnsg = « car c’est pour cette valeur que lésultats les plus
intéressants sont obtenus.

Propri été 7 Pour chaque lotegulier B, le debut d’execution est I'instant

rélgj}gc (r; + aC})

12.3.1. Temps processeugaux

Dans ce paragraphe, nousndontrons que I'algorithme d’ordonnancemetif est I'un des
meilleurs algorithmes en-ligne possibles pour la minitnagade la longueur d’ordonnan-
cement lorsque tous les temps processeurs &getix, le prolmel|p — batch,r;, p; =

p, b = 00|Chax- Ainsi, dans la suite de ce paragraphe, nous supposeroreugiEes temps
processeurs sogigauxa p. Une telle hypotbse simplifie les probimes d’ordonnancement
hors-ligne, du point de vue de la compléx{tf. [BAP 00]). Nous supposeroregalement,
sans perte deayéralite, que lesaches sont indées par ordre croissant sur les dates d’acti-
vation :

’L.<j$’l"i§7”j. (126)

Avant de &montrer que I'algorithme H est I'un des meilleurs algorithmes, nouggentons
d’abord, trois ésultats.
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Lemme 4 Pour n'importe quelle configuratiod de n taches du proldme d’ordonnance-
mentl|p — batch, r;, p; = p,b = 00|Cpaz, lalongueur optimale d’ordonnancement égale
ac*(I)=r, +p.

Démonstration :

Comme les temps processeurs sont tegauxa p, toutes lesaches peuvergtre or-
donnanées dans un unique lot sans augmenter la longueur de I'cadeement. De plus,
comme lesdches sont rarggs par ordre croissant sur les dates d’agj\W’unique lot peut
étre ordonnar& des l'instantr,,. Par conéquent, la longueur optimale d’ordonnancement,
obtenue en ordonnancant toutes Bdies dans un unique t'instantr,,, estégalear, + p.

O

Lemme 5 Soit I une configuration de: taches du pro@mel|p — batch,r;,p; = p,b =
00| Chna, alors la tacher, finit toujours 'ordonnancement construit par I'algorittena H .

Démonstration : Durant I'ordonnancement construit par I'algorithm# , les iches sont
ordonnanées dans l'ordre croissant de leur aegv Lorsqu’un lot est écug, toutes les
taches disponibles sont ordonnéaas dans le lot. Ainsi leéather, est ordonnar&e dans le
dernier lot construit par I'algorithme H .

0

Lemme 6 Pour n’importe quelle configuration déc¢hes!, du probemel|r;,p; = p,b =
00| Chnaz, aH finit 'exécution de la&cher,, (& l'instant F), & pas plus d&p unités de temps
apres sa date d’activationr() : F,, — r,, < 2p.

Déemonstration ;

Pour cemontrer ce lemme, nous devons nougresser I'ordonnancement parH de la
tacher,. Deux cas sond consi@rer suivant que léather, a éte ordonnanee dans un lot
regulier ou retard :

—si la ficher,, a ét€ ordonnanee dans un lotagulier par l'algorithmexHd au pirea
linstantr, + ap (délai d’attente de;, qui est la derrére fiche). Le lot contenant lacher,
est compdte alors avant I'instant,, + (1 + a)p. De plus,« < 1 doncF,, — r, < 2p.

—sinon, la &cher,, est ordonnare dans un lot retaéd Le pire cas survient lorsque la
tacher, arrive juste aprs le @&but de I'execution du lot qui la praede. Ce lot commence
ainsi son egcutiona I'instantr,, — € (ou € est nombre positif tendant verém ,e < 1) et la
finit a l'instantr,, + p — e. Finalement, le lot contenant ladher,, termine son e&cutiona
linstantr, + 2p — e. Si on fait tendre vers0, nous obtenons qui, — r,, < 2p.
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Pour conclure, dans tous les cas,— r, < 2p.

Theoreme 22 L’algorithmea H estl + a-compgtitif pour le probemel |p — batch, r;, p; =
b, b= OO‘Cmam-

Démonstration : Soit I une configuration deathes du proeimel|p — batch,r;, p; =
p, b = 00|C)hee- Utilisons maintenant 'analyse de cogtjtivité.

D’apres le lemme 4, lalongueur d’ordonnancement optimale et dbtenue par I'adversaire
estdes* (1) =r, + p.

Selon le lemme 5, ladcher, est toujours ordonnaée dans le dernier lot. Notons par
o.u(I), la longueur d’'ordonnancement atteinte par I'algorithm&. Deux cas sont
consicerer :

—si le lot B dans lequel lad&cher, est ordonnarte, est &gulier, alors le lotB est
compkte a I'instant :
mgg(rj +(a+p)=rp,+(a+1)p
7j

Par conéquentg,y (1) < r, + (a+ 1)p et donc, le pire ratio de corgfitivité verifie :

o < SUp < oo (1) < rn+ (a4 1)p
VI o*(I) Tn+p

—si le lot B est un lot retard, alors d’apes le lemme 6, ladicher,, vérifie la proprete
F,—r, < 2p.0r,comme ladcher, finit 'ordonnancementdf.lemme 5) g5 (1) < r,+2p.
Alors, le pire ratio de comgtitivité est dans ce cas :
garr() _ a2 _ap+2p  a+?2
o*(I) ~— ra+p ~ ap+p a+l
Mais commeRB est retard, il n'est pas le premier lot de l&éguence d’ecution. Ainsi,
r, > ap. Sinon, toutes lesathes seraient ordonndes dans un unique lot selon kgte
aH.

<(a+1) (12.7)

CaH

 ounD) _opt2p_a+?
P I) = ap+p a+1

Si nous regroupons les deux cas, hous obtenons :

< max (a+1;a+2) (12.8)
a+1

La pire valeur obtenue par I'expression 12.8 est atteinéndu

a+2
1 = 12.9
ot a—+1 ( )
A+a—-1 = 0 (12.10)

~ 165 ~



LISI-ENSMA Chapitre 12 : Algorithmes pour les machirgeaitement par lot

Cetteéquation du second deéga un discriminanégala 5, il est positif, donc il y a deux
solutions eellesa cetteequationp devantétre positif,a = (—1 + +/5)/2. Ainsi, le ratio de
cometitivité est de :

<a+l= ~ 1.618 (12.11)

12.3.2. Temps processeurs agables

Nous cemontrons dans ce paragraphe que si les temps processetiaigBables, alors I'al-
gorithme d’ordonnancementH est I'un des meilleurs algorithmes en-ligne. Commencgons
en premier lieu, paré&finir les fiches avec temps processeur&agtes.

Définition 25 Une configuration deédiches a des temps processeurséadples si et seule-
ment si pour toutesithesr; etr; del :

Ty <T; = CzSCj

Avant de é&montrer le @sultat de comgtitivité de I'algorithmevH, commencons par psenter
guelques propétes sur les lots ordonnagés par I'algorithmevH, quand les configurations
de fiches ont des temps processeurgalgies :

Lemme 7 Pour n'importe quelle configuration dét¢hes/, comme les temps processeurs
sont ageables, pour toutéther; etr; telles que < j alorsr; + aC; < r; + aC}

Démonstration : la demonstration est imédiate car si < j, r; < r; etC; < C;.

Remarque 18 D’'apres le lemme 7, le temps d’attente pour un lot corresp@melui en-
gendeg par la dernere tiche du lot (la&che avec le plus grand indice).

Remarque 19 D’apres la remarque 18 et la&inition 25, le temps processeur d’un lot est
celui de la derngére tiche du lot (la&che avec le plus grand indice). En particulier, le temps
processeur du dernier lot eégala C,,.

~ 166 ~



F.Ridouard Deuxéme partie : Ordonnancement par une machitraitement par lot

Theoréme 23 L'algorithme o/ est(1 + /5)/2-comgtitif pour la minimisation de la lon-
gueur d’ordonnancement sur une machidraitement par lot de capad@tinfinie et en
ordonnancant des configurations dehes ayant des temps processeur&agtes.

Déemonstration :

Pour cemontrer ce thome, nous nous iatessons au dernier ldgulier.A noter qu'apes
ce dernier lot égulier, les lots qui suivent sont&sugs sans temps creux, les unseaples
autres puisqu’ils sont tous ret&sl (nous parlons alors de blo&foition 24, page 150).
Nous utilisons I'analyse de coraptivité. Notons pav, (/) (respectivemeni*(7)) la lon-
gueur d’ordonnancement obtenue par l'algorithifé (respectivement, I'algorithme opti-
mal). Deux cas sor# consi@rer suivant la longueur du dernier bloc :

— si le dernier lotegulier estB,,, son ordonnancement a commed'instantr,, + aC,,
(d’apres laremarque 18, page 166). Ainsi, la longueur &exion obtenue avec I'algorithme
aH estde:

oon(l) = S(m) T C(m) =r,+ (a+1)C,
Pour I'adversaire optimal, d’aps le lemme 4 (page 164);(I) > r, + C,. Ainsi, le ratio
de compgtitivitée ¢,y de I'algorithmeaH est de :
rn+ (a+1)C,

<
Coll = Tn + Ch
< 1+ aChn

Or, commeC,, < C,, + r,, nous obtenons que,y < 1 + a.

— si le dernier lotégulier estB; avecl < m. Soit7, la dernere fiche du lotB;, alorsB; a
commené son egcutiona l'instantsy = 7, + aCj. Comme les lots suivants sont retesd
la longueur d’ordonnancement obtenue avec I'algorithifieest de :

O'QH(I) = S(Z)+O(l)+"'+0(m)

= r,+aCy+ Z C(Z‘)
1=l

La longueur d’ordonnancement atteinte par I'algorithmerogl est :0*(1) > r,, + C,, (cf.
lemme 4, page 164), et le ratio de comtifivité resultant :

C m O
o< et k2 Ca
Comme la &cher, n'est pas ordonnage dans le lo3,,_; r, > 7(n_1) + aC(m_1). EN
utilisant le néme principe, par &@ration, nous obtenons qug,_1y > 7(n—2) + aC,—9) €t
donc:

Tn 2 T(m-2) t OéC(m_Q) + OéC(m_l)
Et finalement, nous obtenons que> r; + « 2;’;;1 C). Donc, pour I'algorithme optimal,
sa performance peuté&rire :0*(1) > ruu—2) + aCun_2) + aCm-_1) + C,. Ainsi, pour le
ratio de comptitivité :
re +aCk + 377, C
r+aS " Cuy + O

CaA >
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De plus,Cy, < C,, car les temps processeurs sonéadples et par coBsjuent, nous obtenons :
< ri + aCy %_—IZ;L Cu
T+« Zgl C(i) +C,
or ary, est positif etC,,y = C,, donc :
e+ (1+ )G+ 31 O ary
K+ Q 22;1 Cu +Cn e+ ZZ;l Cu +Cy
(1+a)r, + (1 +)Cp + 37 Ci)
e+ a ) o+ G
Mais commen = (—1 + /5)/2 d’apres la propéte 5 alorsa (1 +a) = 1:
I+ a)r+ 14+ a)C+ 1+ a)ad”, Cpy
- re+a X Cu + G
rr+aS ! Cu +C,
T+ Z:i;l Cu + Cy

< (1+a)

< (14 a)

12.3.3. Deux dates d’activation distinctes

Dans ce paragraphe, noeidions le caswpour chaque configuration d&ches, il y a uni-
guement deux dates d’activation distinctes mais nous oaekles contraintes sur les ées
d’exécution. Dans ce casagfique, nous montrons que I'algorithme d’ordonnancemént

fait partie des meilleurs algorithmes en-ligne possililastersion hors-ligne de ce pravhe

est esolue en temps polynomial quand les lots sont de capiadihie et en temps pseudo-
polynomial si la capadi des lots est finie [IKU 86]. Pour cetétude, nous pouvons nous
concentrer sur seulement dedches : ladche ayant le plus long temps processelatant
arriveea la premére date d’activation et lathe ayant le plus long temps processeur mais
étant arrieea la seconde date d’activation.

Theoréme 24 L'algorithme o/ est(1 + /5)/2-comgtitif pour la minimisation de la lon-
gueur d’ordonnancement sur une machidraitement par lot de capadtinfinie et en
ordonnancant des configurations déches ayant seulement deux dates d’activation dis-

tinctes. Ce ratio est atteint ai = ‘1%@

Démonstration :

Notonsr; (respectivement,) la tache avec le plus long temps processeur a@lesds arrivant
a la premere (respectivement seconde) date d’activation. De pluss supposons sans perte
de gereralitt que la prengre date d’activation est Ainsi, la taicher; arrivea I'instant0.
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Le pire s&nario pour l'algorithmeyH est lorsque la seconde date d’activation a lieu quand
le premier lot vienta peine détre lané. Ainsi, le premier lot contenant ladher; est or-
donnané a l'instanta ;. La tacher, arrivea I'instantaC; + € (ou e est un nombre proche
de0 et tendant ver§, ¢ > 0). Le lot contenant ladcher, doit étre ordonnari apes la fin
d’exécution du premier lot. Ainsi, la longueur d’ordonnancetr@stenue par I'algorithme
aH etnokeo,y(I) estégalea :

O_aH<[) = OéCl + Cl + CQ

L'algorithme optimal (I'adversaire) a deux possit@kt pour son ordonnancement selon les
valeursa, C etCy :

— il ordonnance toutes lefi¢hes dans un unique latl'instantaC; + €. La longueur
d’ordonnancement de I'adversaire, @@t (/) est alors dexC; + max(C1, Cs) ;

— il ordonnance lesiches en deux lots. Le premier pour 'ordonnancement declaet;
(deés l'instant0) et le second pour les autrésches. CommeC; < (4, a la fin du premier
lot, le second lot est lacaussibt. La longueur d’ordonnancement est‘(1) = C, + Cs.

Le premier cas correspond au casg[@ < C, et donc pour le second cds, > (5. Si hous
regroupons ces deux cas, nous obtenons :

O'*(I) = min(aCl + maX(Cl, 02), Cl -+ 02)

Le ratio de comgptitivité de I'algorithmexH, note ¢, est alors :

an (1) (14 a)Cy + Cy
< = 12.12
Call = o*(I) min(aC) + max(Cy, Cy), Cy + Cy) ( )

Apres quelques calculs namques, I'expression predente est minimée lorsquen =
#5. Nous remplacons dans la formule 12.42par sa valeur, en notant de plus que ce
ratio est maximié pourC, = Cy, = C':

JaH(]) _ (2 + _1—5\/5>C

CaH < —
o (I) (14 =%5)C
oan(l) HE
CaH — 0_*(1) 2_1+\/5

IA
I

Ca
T 145
(
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12.3.4. Ratio de comptitivité d’aH pour le probEme gnéral

Dans ce paragraphe, noétablissons les ratios de coatjtivité pour le proktme @réral
ou la capacit de la machine est infinie (ou du moins, capable d’ordonmaacees les
taches dans un unique lot). Et nous prouvons que l'algorithiidien’est pas meilleur que
2-competitif pour le probéme d’ordonnancemerntt,| p — batch, r;,b = 0o | Cpae-

Theoreme 25 L'algorithme d’ordonnancementH n’est pas meilleur que-comgetitif pour
le probleme @réeral d’ordonnancement déthes par une machirg traitement par lot de
capacie infinie néme lorsque’ = a.

Déemonstration :

Pour cemontrer ce thoreme, nous utilisons I'analyse de coatipivité avec un adversaire
inconscient. L'adversaireédinit la configuration/ suivante :

= (Tl - OaCl :p>7

Ty = (ro = ap,Cy = 1),
3= (rs=ap+a,C3=1),
=(.y..0)
Tlap)-1 = (Tlapj-1 = ap + ([ap] — Da, Clapj—1 = 1)

Tlap) = (Plap) =P, Clap) = 1)
ou p est un nombre &s grandy > 1).

— o ordonnance lesiches{r, . .., 741 } dans un premier lot. En effed,chaque élai
d’attente expie, une nouvelleitche arrive et retarde I'écution du lotA la fin de I'exécution
du premier lot, ladcher,, aét actiee dans le sysme et son élai d’attente estavolu,
elle est alors ordonna@e seule dans un second |d¢; = {7y, ..., Tjap|—1} €1 By = {T|ap) }-

— I'algorithme optimal [LEE 99] ordonnaneg dans un premier lot puis il regroupe toutes
les autresdches{r, ..., 74y } dans un second lotB, = {71} et By = {7y, ..., T|ap| }-

Calculons maintenant les longueurs d’ordonnancemenntgtepar ces deux algorithmes.
Notons pars*(I) eto,y(I), les longueurs d’ordonnancement atteintes respectivepan
I'adversaire optimal et par I'algorithme/{ . L'algorithme optimal, commence I'&cution de
son dernier lo& I'instantp et pour une de del, sa longueur d’ordonnancement est donc
égaled1+p. « H acommene I'exécution du dernier lot, en retar@/instantap+ | ap|a+p

et pour une dwe del, sa longueur d'ordonnancement egaleaap+ |ap|a+p+ 1. Ainsi,

le ratio de comgtitivité de 'algorithmexH vaut :

. ap+ |lapla+p+1
im

Con = 1
" p—oo p+1
(@®+a)p+p+1
p+1
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En utilisant la prop@te 5,(a? + o) = 1 et

2p+1
p+1
2

Q

12.3.5. Conclusion

Nous venons de psenter I'algorithme en-ligne/ . Cet algorithme fait partie des meilleurs
algorithmes en-ligne dans le cas tus les temps processeurs segaux, ou agrables ou
finalement dans le casidl N’y a uniguement que deux dates d’activation pour undigan
ration. Mais pour le prol@me gréral, cet algorithme ne fait pas partie des meilleurs algo-
rithmes en-ligne, sa garantie de performance e&t de

12.4. Les probEmes particuliers : I'algorithme o H2

Cet algorithme est une variante de l'algorithm# (cf. paragraphe 12.3) qui iese gréra-
lement moins de temps creux@(dis d’attente plus courts) dans I'ordonnancement eeobti
des garanties de performances identiques dans de nomi@gux c

Remarque 20 De néme que pour 'algorithme H, dans la suite nous congmnsg = a.

Exemple 22 Cet exemple f@sente I'ordonnancement de la configuration&ehes/, repré-
senée dans le tableau 11.1 (page 153), par I'algorithté2. La premére ticher; arrive a
l'instant 0, 'exécution du premier lot est retagdusqua l'instantr; + aC, = 1.23. La tache
T, arrive pendant ce laps de temps et est ordoneamvec; dans le premier loa I'instant
r1+ aCy. Le premier lot est compte au temps; + (1+aC;) = 1.23+2 = 3.23. Le second
lot est ordonnanga l'instantr; + aC; = 3.85 en contenant uniqguement et est com@té
alinstantrs + (1 + a)C3 = 6.85. Les dernéres &ches arrivent pendant I'é&cution du
second lot et attendent la fin desution de celui-ci pouétre ordonnanees car leur élai
d’attente est fini avant. Par coaguent, le troigme et dernier lot (contenant leichesr, et
75) €st ordonnang juste apes la fin d’excution du second I& I'instant 6.85. La date de
fin d’exécution de la configuration egégalea 6.85 + 4 = 10.85. Cet ordonnancement est
represeng par la figure 12.2.

Propri été 8 Pour chaque lot égulier B exécug par I'algorithmea H2, I'exécution du lot
commenca l'instantmin,, ¢ (r; + aCj).
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Algorithme 5 : aH2
Donnée: I, une configuration deithes.
Donnée: U(0), 'ensemble desiches librex l'instant0.
Résultat: Ordonnancement depar I'algorithmea H2.
Début

t «— 0;
Tant que Vrai faire
v — ming, ey (rk + BCk);
s «— max{t,v};
Durant l'intervalle de tempst, s| faire
Pour chaquetacher;, qui arrive dans le sysimea l'instant¢’ faire
Sir, + BCy, < v alors
v — 1 + BCh;
t—t';
s «— max{t,v};
L U®#) —U@) U{m};
Ordonnancement dans ureme lot de 'ensemble de toutes léslhes
disponibled/(s);
Siune fiche arrive pendant I'eéxcution du lotalors
|t < date de fin d’egcution du lot;

sinon
| t+«— r,, 0u T, estla prochaingiche qui s’active;

fin

T2 T5

Ty T3 Ty

r T r T T r r T r I r r r r

0 5) 10 15

Figure 12.2. Ordonnancement obtenu par I'algorithmed 2 pour la
configuration @finie dans le tableau 11.1.

12.4.1. Temps processeusgaux
Nous commencons pétablir quelquesasultats.

Le lemme 5 (page 164) reste toujours valide pour l'algorghdordonnancement H 2.
Ainsi, a« H2 ordonnance&galement lesaches par ordre de leur arw. De plus le lemme 6
(page 164) valable uniguement pour la deraifiche avec I'algorithme H peut sétendrea
toutes lesdches avec l'algorithme H 2.
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Lemme 8 Pour n'importe quelle configuratioh de tiches du prokiime
Lri, pi = p,b = 00|Chuaz, 'algorithme aeH2 finit I'exécution de toutes lesithes moins de
2p unités de temps aps leur arrivee dans le systme :F), — ;. < 2p.

Démonstration :

Soit 7, une fiche de la configuratiod. Comme lors de la @nonstration du lemme 6
(page 164), deux cas samétudier :

— si la acher;, est ordonnare dans un lotagulier par I'algorithmevH 2 au pirea l'ins-
tantr, + ap (délai d’attente de ladicher;). Le lot contenant ladcher;, est compdte alors
avant l'instant;, + (1 4+ «)p. De plus,a < 1 doncFy, — i, < 2p.

—sinon, la &cher;, est ordonnare dans un lot retaéd Le pire cas survient lorsque la
tacher, arrive juste aprs le @but de I'execution du lot qui la prazde. Ce lot commence
ainsi son egcutiona I'instantr; — e (ou e est nombre positif tendant vergrp ,e < 1) et la
finit a l'instantr;, + p — e. Finalement, le lot contenant ladher; termine son e&cutiona
l'instantr, + 2p — €. Si on fait tendre: vers0, nous obtenons qui, — r; < 2p.

Dans les ceux cas, le lemme eétabnte.

Nous pouvons maintenaétablir le esultat de comgtitivité pour I'algorithmexH?2 :

Theoréme 26 L'algorithme d’ordonnancementH 2 est(1 + /5) /2-comktitif pour le pro-
blemel|p — batch,r;,p; = p,b = 00|Cas-

Déemonstration :

D’apres le lemme 4 (page 164), la longueur d’ordonnancement obtear I'adversaire est
egalear, + p.

Deux cas sona étudiera propos du dernier lot :

—le dernier lot,B,,, est égulier : alors le dernier lot commence soreewtion au pire
a linstantr,, + ap. Ainsi, une borne sugrieure de sa longueur d’ordonnancement est de
r, + (1 4+ «)p. Par congquent, nous obtenons un ratio de cétitjvité c, ;- de I'algorithme
aH?2 égala:

mt+(1+a)p
Cam2 < D <(1+a)

—si le dernier lot n'est pasgulier (lot retard), nous savons que toutes léshesr,
d’'apres le lemme 8, finissent leur@sution moins dép unités de temps aps leur activation.
Ainsi, la longueur d’ordonnancement de I'algorithmé& 2 est limitte parr, > ap. Sinon,
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la tacher,, est ordonnaree dans le premier lot qui esécessairemengégulier. Le ratio de
competitivité est alors de :

Tn +2p < ap+2p a+?2

mt+p T ap+p  a+l

En reutilisant la fin de la dmonstration du #oeme 22, nous obtenons que le ratio de
competitivité de I'algorithmen /72 est de(1 + v/5) /2.

CaH?2 S

Pour conclure, le ratio de coréfitivité de I'algorithme d’ordonnancementi2 est de(1 +

V5)/2sia = (=14 /5)/2

O

Remarque 21 Deés linstant @ les algorithmesyH et aH2 font partie des meilleurs al-
gorithmes en-ligne, tout algorithme en-ligne qui choigiupl’ensemble desathes dispo-
nibles {/(¢) a l'instantt), d’attendre jusqua un instant compris entrin,, ¢y (% + aCl)
et max,, cy«)(re + aCy) est aussi un des meilleurs algorithmes en-ligne pour &nen
probleme.

12.4.2. Temps processeurs agables

Contrairementa I'algorithmeaH, « H2 n’est pas un des meilleurs algorithmes possibles
lorsque les dugres d’execution sont agrables.

Theoreme 27 L'algorithme o« H2 n’est pas meilleur qu@-comgetitif lors de I'ordonnan-

cement par une machire traitement par lot de capadtinfinie et pour la minimisation
de la longueur d’ordonnancement lorsque les temps processEune configuration sont
agréables.

Démonstration :

Nous utilisons I'analyse de coraptivité etétudions la configuration a temps processeurs
agrables suivante :

= (7’1 :O,Cl - 1)7
Ty = (TQZO,CQ :p),
3= (r3 =a+¢C3 =p)

ou p est un entier &s grand¢ > 1 ete un nombre inérieura 1 et proche de&ro mais positif.

—aH2 ordonnance lesaithesr; etr, dans un premier log I'instanta et pour une due
de p. Un second lot est ordonnamguste apes la fin d’excution du premier et contenant
uniquements. La longueur d’ordonnancement, et ;- (/) estégaleaa + 2p.
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— l'algorithme optimal [LEE 99] ordonnance toutes lashes dans un unique lét)'ins-
tanta, en faisant tendrevers0. Sa longueur d’'ordonnancement égtleac* (1) = a + p.

Calculonsa piesent le ratio de con@itivité de I'algorithmen H2 :

. a+2p
CoH2 = lim =
p—oo @+ P

2

OJ

Remarque 22 L'algorithme o H2 a une garantie de performance delorsque les temps
processeurs sont agables, donc pour le probine @réral, la garantie de performance
n’'est pas meilleure que.

12.4.3. Deux dates d’activation distinctes

Nous cemontrons dans ce paragraphe que I'algorithrA@ n’est pas mieux qug-cometitif
lorsqu’il n’y a pour chaque configuration que deux datesti/ation distinctes. Nous levons
les contraintes sur les cees d’excution.

Theoreme 28 L'algorithme o H est2-comggtitif pour la minimisation de la longueur d’or-
donnancement sur une machia¢raitement par lot de capadtinfinie et en ordonnancant
des configurations déthes ayant seulement deux dates d’activation distinctes.

Déemonstration :

Pour cemontrer ce teoeme, nous utilisons I'analyse de coetitivité etétudions la confi-
guration deaches/ suivante :

T = (7"1 =0,0, = 1/p),
Ty = (7“2 =0,0y Ip)7

1+«
7—2:<T3: D 7C3:p)7

Ou p est un entier positif strictement segeura 1.

— L'algorithme aH?2 attend jusqua I'instant% pour commencer |'excution du premier
contenant lesachesr; et r, (la tachers; n’étant pas encore acée). Ce lot se termina
I’instant% + p. La fin d’exécution de ce lot est imadiatement suivie par I'é@cution du
second lot contenant léad¢her; dont le celai d’attente s’est expra I’instantHTo‘ + ap.
Ainsi, sa longueur d’e&cution, noéeo, 2, estégalea% + 2p.

— L'algorithme optimal attend I'activation de lad¢her; pour ordonnancer un unique lot
contenant toutes lea¢hes. Sa longueur d’ordonnancement esewt et estégaleéanler.
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Ainsi, le ratio de cometitivité, cenoe ¢, - de I'algorithmea H2 estégala :

;+2p
atl
p TP

CaH2 =
_pltae
p 1+t
En faisant tendre vers I'infini, nous obtenons :

=21 2p°

C 111

aH?2 1 a_gl
p

CaH2 = 2

Ce qui conclut cette@monstration.

12.5. Le probleme gnéral : I'algorithme o H*>

Nous avons fseng dans le paragraphe 11.4.2, [ZHA 01], I'algorithme endigft™ qui est
I'un des meilleurs algorithmes en-ligne pour le pgbke @réral avec des machinasapa-
cité infinie. Mais cet algorithme igse de larges temps creux dans I'ordonnancement qu'il
construit (avant le lancement de leoution d’un lot). En effet, sk un instant, la tacher;
est celle disponible avec le plus grand temps processal@lded’attente avant le lancement
du lot estégala ar, + apg. Linsertion de ces larges temps creux a pour égugence de
ne jamais y avoir plus de deux lots ordonn@sa la suite sans temps creux et ce&sme
pour des configurations comprenant beaucoupadbéds (cette profé est prouge dans
[ZHA 01]). En pratique, le temps creux @€ dans la 8quence d’ordonnancemerépmend
du temps processeur et de la date d'@eide ladche. Par coggjuent, deuxdches avec le
méme temps processeur n'attendront pas pendanetaenduee. Notre algorithme irse
géréralement moins de temps creux que l'algorithA®, car le @lai d’attente ne épend
qgue du temps processeur dedahie. Ainsi, le nouvel algorithme que nouggentonsy H>°,
est baé sur le néme principe que celui de [ZHA 01} °°. Mais nous supprimons le terme
ary, dans le calcul du@ai d’attente. Nous@montrons, ags I'avoir péseng, que cet algo-
rithme in®re moins de temps creux tout en obtenant &ama garantie de performance par
rapport au prodmeétude.

Exemple 23 Ordonnancement de la configuratidnreprésenée dans le tableau 11.1
(page 153) par l'algorithmexH . La thcher; arrive des l'instant0 et introduit un elai
d’attente jusqua I'instant aC; = 2a = 1.23. La tacher, arrive a I'instant 1 avec le néme
temps processeur que. Ainsi, elle ne retarde pas plus l€but d’excution du premier lot.
Ce premier lot est édcuk a I'instant 1.23, contenant leséchesr; et . Il finit son execution
a l'instant 3.23. La tacher; s’est actiee pendant I'egcution du premier lota l'instant 2 et
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Algorithme 6 : a H>
Donnée: I, une configuration deithes.
Donnée: U(0), 'ensemble de<iches librex I'instant0.
Résultat: Ordonnancement depar I'algorithmeH *°.
Début

t «— 0;
Tant que Vrai faire
k —— htelquer, € U(t) etC, = max{C, | ; € U(t)};
v — 1 + aCl;
s «— max{t,v};
Durant l'intervalle de tempst, s| faire
Pour chaquetacher;, qui arrive dans le sysimea l'instant¢’ faire
SiC), > C,, alors
k «—— h;
vy rn+ alCy;
t—1t;

s «— max{t,v};

L U@) «—U@)U{m}
Ordonnancement dans ureme lot de I'ensemble de toutes lashes
disponibled/(s);
Siune &che arrive pendant I'excution du lotalors
| t+— s+ Cy;

sinon
| t«— m,, 0uTy, estla prochaingiche qui s'active;

fin

est mise en attente jus@ul'instant s + aC; = 3.85. Comme aucune autr@t¢he ne s’est
réveilée pendant cet intervalle de temps, le second lot conternd@qui@ment ladcher;
est ordonnanga l'instant3.85 et compété a I'instant6.85. Les fichesr, et 75 sont arrivees
pendant I'execution du second lot. Elles ont des temps proces&masx, le lot les eecutant
devait attendre jusga l'instant r, + aC, = 6.47 pour commencer son egution. Mais
comme le processeetait toujours occug, le lot a pu commencer sonaexition juste aprs
I'exécution du second log I'instant 6.85 et I'a fini a I'instant 10.85. Cet ordonnancement
est repeseng par la figure 12.3.

Propri été 9 Soitr; la tache ayant le plus grand temps processeur ordon@atans un lot
régulier B, alors 'algorithmea H>° a déemart€ B a l'instantr, + aCj,.

Nous cemontrons maintenant que I'algorithmg7>° fait partie des meilleurs algorithmes
en-ligne pour notre probme d’ordonnancement. Cetterdonstration est malheureusement
longue, mais nous n'avons pas tréue moyen de lagduire.
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T2 T5

T1 73 T4
T T T T T T T T T T 1
) 10 15
Figure 12.3. Ordonnancement construit par I'algorithmae? *° pour la
configuration/, tableau 11.1.

O -

Bk -Bm—l Bm

Figure 12.4.L’algorithme aH *° ordonnance dans un seul bloc plusieurs lots.

Theoréme 29 L'algorithme o 1> est(1 + v/5) /2-cometitif pour le probeme d’ordonnan-
cementl|p — batch,r;,b = 00|Cyaz-

Démonstration :
Pour cemontrer ce thoeme, nous utilisons I'analyse de coatipivité.

Attendu queaH> est baé sur le néme principe que l'algorithmé/> et qu’il introduit
moins de temps creux dans I'ordonnancement, nous pouwutiiger, partiellement, les
résultats obtenus avec l'algorithni&°. En effet, il aéte prouwe [ZHA 01] que pour I'algo-
rithme H*°, le dernier bloc est compégl’au plus deux lots. Ainsi, pour notréwhonstration,
en eutilisant ces travaux, si l&quence d’e&cution construite par I'algorithmeH > se finit
par un bloc d’au plus deux lots alors I'algorithmé/ > obtient un ratio de conitivité de

(1+5)/2.

Dans la suite, nous congrkrons que dans l&guence d’ordonnancement construite par
l'algorithmeaH°, le dernier bloc est compesl’au moins trois blocs.

Il s’écrit (B, ..., Bn_1, B) (OU By, est le dernier lot&gulier de la 8quence d’ordonnan-
cement, comme le repsente la figure 12.4).

Vu que le lotB;, est egulier, il commence son égutiona l'instants,y = 7 + aC(), ou
(1) désigne la@che avec le plus long temps processeur duslotAinsi, comme les lots
suivantsB;, sont retarés, la longueur d’ordonnancement obtenue par I'algorithrfe°,
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notteaH>(I) estde :

aH™(I) =rp +aCy + ¥ _ Cly

i=k

Dans le bloc (ref@seng par la figure 12.4), seuls les ldtg, B,,_; et B,, nous inéressent.
Les autres lots, les lotB,, 1, ..., B,,_2, S'ils existent, n’'interviennent que dans la somme
en tant que valeur nuenique. Trois cas sortétudier suivant les dées d’execution des lots
By, By €t By, :

Cw)
Clm)
Cim-1)y = Cw) = Cim)

(AYAR AV
Q Q
E 3
QL
Q
3
T
IA
Q
=z

Nous distinguons les trois cas et les traitoegagment :
—Cy 2 Com-1y

En utilisant le ésultat du lemme 4 (page 164), I'adversaire optimal doitoondncer
la tache 7,y donc si nous notons*(I), la longueur d’ordonnancement obtenue par
I'algorithme optimal,o™ (1) > () + Ciny-

De plus, ladcher,,) arrive apes le ébut de I'execution du lotB,,_; par I'algorithmea H >

car sinon, elle serait &ute dans le lofB,,_;. Mais le lot B;, termine son e&cution par
I'algorithme o > a linstantr ;) + aC) + C() et donc comme tous les lots qui suivent
sont retarés, le lotB,,_; commence son @cution juste agrs la fin d’execution du lot
By, alinstantr, + aCyy + 312 Cpyy. Ainsi,

m—2
rm > Ty +aCu+ > Ch
i=k
m—2
o*(I) > 71w +aCu + Z Ciy + Cim)
i=k

Le ratio de comgtitivité vaut :

i) +aCuy + 320, Ch

CaHe m—2
k) +aCy + >y Cliy + Cimy
m—2
o < T80 Cw F 2in Coy + Com Cim-1)
T v+ aCuy + X0 Ca 4 Camy Ty + aClay + 305 Cloy + Clmy
Cln-1)

CaH>o S 1 + m—
rie) + aCley + > Clay + Cmy
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Mais en utilisant la propété 5,o + o? = 1, 'inégalie pecedente peugtre simpliféee :

Cin-1)
rie) + aCly + 31 Cloy + Cmy
(1 + O‘)C(mfl)

ray +aC + 3107 Ciy + Comy
Or, d’apes notre prengire hypotkse,C ) > Cipy)

CaH>® S 1+

Come < 14+

1+ a)C
CaH>® S 1 + « ( )Tn—(Qk)
k) + aCy + 2% Cliy + Cimy
14+ a)C
Cog < 14+ ( ) (k)

m—2
Ty +aCu) + 2250 Coy + Cy + Cimy
Copg < 14+«
=Cm) = Ciy

Comme dans le casg®dent,
m—2
O'*(]) > Tk) T OzC(k) + Z C(i) + C(m)
i=k
Le ratio de comgtitivité est alors de :
rie) + aCwy + 225 Cay
W+ aC + 30 Ciy + Cmy
Maisary > 0 eta Z k+1 C(l > 0. Par conéquent, sans perte démgralite, nous pouvons
ajouter ce€lements au nugrateur de ce ratio :

m m—2
(k) + aCyy + Do Cu + (Oér(k) +Q Zi:k—H C(i))

CaH> S

CaHo® m—2
r(k)—l—a0k++2~: Cl +C
(]' + O[)T’(k) + O{C( + Zz k C(Z +a Zz k’—i—l (1)
CaHo>o S
Tk)—i-OéCk)-i-Zi:k (i) +C(m
. (1+a)re +aCuy + Cy + (1 + a) Zz k+1 C(z‘) + Cm—1) + Cim)
aH°

T(k) + &C(k) + C( Zl k+1 i) T C(m)
D’apres notre hypotise aC(,,) > aCly -
(I +a)rg +aCumy + Cy + (1 + @) ZTZL Ci) + Cim—1) + Clm)
Tk + OéC(k -+ C(k + Zz k+1 i) T C(m
(I+a)rg + (1 +a)Ciny + Ciy + (1 + ) ZZ i1 C) + Cim-)

m—2
rk) + aCtiy + Cwy + 2212541 Cy + Cmy
En utilisant encore la pro@é 5,a + o = 1:

CoHoo

CaHoc
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(14 a)(re) + Comy + i Cip) + (14 a)aCy + (1 + @)aC-1)
m—2
i) T aCy + Ciry + 22501 Cay + Cimy

CaHoc

ray +aCuw + 35 Ciy + aCim-1) + Cmy
m—2
7k + aCiy + Cwy + 21211 Ciy + Cmy
D’apres notre hypothse nous avons p@sussi qUE ;) > aCn,_1)

m—2

rie) T aCy + 32411 Ciy + aCun1) + Cm)

re) + aCly + 305021 Ciy + aClmty + Clm)

Coie < (14 @)

Cati» < (1+a)

CaH> S 1+«

= Cm-1) 2 Cey 2 Cmy -

Dans la #quence d’ordonnancement construite par I'algorithmev@t(I’adversaire), deux
sous-cas sord consiérer : suivant que l'algorithme optimal ordonnance Bshesr,, 1)
et 7., dans un unique lot ou non.

Supposons dans un premier temps que ces dehes sont ordonna@es dans un unique
lot. CommeC,,—1) > C(), un lot est ekcu€ apes l'instantr,,) (il faut attendre que les
deux tiches soient actives) et pendant uneeduteC,,, ).

o"(I) > T(m)—i-C(m_l)
Des lors que le lotB, est le dernier lot&gulier dans la&quence d’ordonnancement
construite par I'algorithme en-ligne;f( figure 12.4), alors :

m—2

Yy = T+ aCu+ Y C
1=k

m—2
U*([) > T+ OéC(k) + Z C(i) + C(m,l)
i=k
En utilisant 'ensemble de ces valeurs, le ratio de cetitigité de ce sous-cas est de :
rie) + aCw) + 325 Cl
ra +aCuy + 215" Ciy + Como

CaH> S

rie + aCy + 310" Cliy + Cim-1) + Clmy

re) + aCly + 0% Cloy + Cm—1)
Cm)

rie + aCy + 30507 Cloy + Cim—1)

CaH> S

CoH>® S 1+
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En utilisant la prop@® 5, +a? = 1:
(1 + Oé)C(m)

ray +aCuy + X757 Cwy + Cimoy

(1 + a)C(m)

m—2

riry + (1 +@)Cwy + 22551 Cliy + Com-)
D’apres le cas dans lequel nous nous sommeseplag,) > C,) :

(1 + Oé)C(k)
ra + (L4 a)Ciy + X750 Cy + Comony

CaH> < 1+«

Cotie < 1+«

Coe < 14+«

Cotie < 1+«

Si maintenant lesachesr,_1) et 7,,) ne sont pas ordonnades dans un &me lot
par I'algorithme optimal, par cogsjuent, ags l'arrivee de ladcher,_,), au moins deux
lots sont ordonnarés et le premier lot a pour longueur au modis,— (car il contient la
tacher(,,,_1)) etC(,, (car il contient la&cher(,,)). Par conéquent :

o"(I) = 7m-1) + Cim-1) + Clm)
D’apres la figure 12.4, laécher,,) (comme elle n’est pas ordonnd@wcdans le lof3,, ;)
arrive dans le systme apes la fin de I'attente #iea ce lot :

Tm) 2 Tm-1) +aC(n-1)
En réiterant ce raisonnement jusqua &cher;1), nous obtenons :

Tm—1) = Tm-2) T aCm_2)

Vv

T(k+1) rky + aC)

Tm-1) = Tk + aC(k) + ...+ OzC(m_g)

v

T(m—1)

m—2
(k) + Z OéC(i)
i=k

Par congquent, pour le calcul de la longueur d’ordonnancementoletavec I'adversaire,
nous obtenons :
o (I) = Tem-1) + Com-1) + Cim)
m—2
o"(I) > Tk + Z aCy + Cun—1) + Cim)
i=k
Le ratio de comgtitivité deduit est :
rie) T aCuy + 325 Cl

m—2

T + 2ick aCli) + Cn—1) + Cim)

CaH> S
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Etant dong quearyy > 0 etaC, > 0, nous pouvons ajouter ces termes au arateur
pour cefinir le ratio de cometitivité :

) + aCuy + lek Cuy + argy + aCuy)

CaHo> S m—2
T T 2 icr, @Cl) + Cim—1) + Cim)
. (L4 a)r@w + aCuy + D70, Cuy + aClm)
aH> —
rie) + Lot @Cy + Cam—1) + Cm)
c (1+a)rpy +aCuy + 37375 Co + Cn=1) + Clomy + AClm)
aH>~ > m—
rie) + ik aCiy + Canry + Clm)
. (L +a)rgy +aCuy + 375" Cloy + Clmy) + (L + )0y
o H >~

roy + itk aCly) + Cn1y + Cim)
La propréte 5 (v + o? = 1) nous permet de simplifier le ratio :
(1+o¢)r(k)+o¢0(k)+(1+a)oz Z;m k2 C( )+C(m 1 +(1—|—Oé)C<m>
)+ 05" @Cloy+C(m—1)+Cm)
Or d’apres notre cas étude,C(,,_1) > C(x), c€ qui nous permet de conclure :
(1+ a)rg + aCm_1y + (1 + a)o Z:n:;? Ci) + Cin—1y + (1 + ) Cmy
B+ Sk aCly + Clny + Com

(1+ oz)r(k) + (1 + a)C(m D (1 +a)a "2 Chy + Cimy

B+ ity aCly + Cony + Cimy

CaHo>® S

CaH> >

CaH> S

r'(k) + C(mfn + Zi:f Ci) + C(m)
rie) + ik aCiy + Clner) + Clm)

CaH S (1 + 05)

IA

CaH> 14+«

O

Pour conclureq H*° est I'un des meilleurs algorithmes en-ligne pour le peofd d’ordon-
nancement|p—batch,r;,b = 00|C,q., AU MEMe titre que I'algorithmé/ > mais en ingrant
moins de temps creux.

12.6. Simulation

Ce paragraphe a pour but de comparer le comportement dealgjorgthmes que nous ve-
nons de pesenter avec I'algorithm& . Ainsi, nous avonsérére trente mille configurations
de faches et noustablissons pour chaque configuration quelques valeurstisfaes.

12.6.1. Présentation du simulateur

Ce simulateur &t impleémené dans un premier temps, pour chercher des exemplasiat
trant que les algorithmesH et aH2 ne font pas partie des meilleurs algorithmes en-ligne
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A

pour le probéme @greral. Ensuite, son utilisation&é €largie afin de pouvoir comparer les
différents algorithmes en-ligriablis au cours de cetédude avec I'algorithméf .

Le simulateur comprend tout d’abord quatre modules, un gloacun des algorithmésudés
(H*, aH, aH2 etaH*). Un autre module estatessaire car il ne faut pas oublier que pour
calculer le ratio de congitiviteé de chacun de ces algorithmes sur chaque configuration,
nous avons besoin d'une valeur pour I'adversaire, I'athane optimal de EE et Uzsoy
[LEE 99] (cf. paragraphe 11.3).

Pour finir, le module principal & une configuration contenant de traseptaches. Chaque
tache dispose d’'une dee d’execution akatoire comprise entreet 12. La premere iche
arrivea l'instant0, puis chacune d’elle arrive ags la iche qui la pecede mais avant la date
correspondana la somme entre la date d’'aree de ladche qui la peeede plus le tiers du
temps processeur de cetiehe.

Ensuite, chaque algorithme calcule sa longueur d’ordoreraent puis son ratio de cogtp
tivité. Finalement, trois valeurs statistiques sont calesit le pourcentage de foia ohaque
algorithme est le meilleur, la moyenne etdart type du ratio de corgfitivité de chaque
algorithme en-ligne.

12.6.2. Résultats de I'exprimentation

Trois lots de dix mille configurations dé¢hes onéte lan@&s. Ces trois lot&taient tous
semblables, mais les seules petites nuances permettaed ddférencier sont que dans le
premier jeu de tests laa¢cle simulateur a ressorti une instance selon laquelfea un ratio
de compgtitivité sugerieural + «. Dans le second jeu, c’est{2 qui a eu une instance telle
que son rati@tait sug@rieural+«. Enfin, le troiseme jeu de tests s’estrbuk normalement.
Nous avonsé&cugere les valeurs (pourcentages, moyen@esyts types) pour les trois jeux
de tests et nous en avons fait la moyenne. Nous avons obterastdtats suivants :

Algorithmesg H® aH aH?2 aH®>®
Pourcentag 11.22 | 29.05 | 81.82 | 76.78
Moyennes §1.4463161.2725461.1867331.18598
Ecarts typeq0.1834940.0976710.1225910.12157

Tableau 12.1.Comparaisons des algorithmes en-ligne

La premere ligne du tableau 12.1 regroupe les pourcentagehaque algorithme @té le
meilleur. La somme de tous les pourcentages ne donne pasddi®n effet, plusieurs algo-
rithmes peuvent, lors d’'une@&me configuratiorgtre les meilleurs. Le meilleur en terme de
ratio estv 12, ce qui n’est pas surprenant puisqu’il essaye toujourgidimmancer au plust.
Vient ensuitex H* suivit deaH et H> quia contrario dexH etaH2 est I'un des meilleurs
algorithmes en-ligne pour le prabhe de la minimisation de la longueur déextion sur
une machine traitement par lot @ les lots sont de capaeitinfinie. Cette remarque est
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interessante car makgses qualés, il n'emg@&che qul{* n'arrive que tes raremena avoir
le plus petit ratio de congitivité (visa-vis de I'algorithme optimal hors-ligne).

Ces pourcentages nous permettent de remarquer que 'algerif > attend plus longtemps
gue les autres algorithmes avant de commencer secuérn, ainsi, il @rere moins de lots,
mais ils sont plus espés dans le temps. Il obtient ainsi rarementégigeence d’e&cution
la plus courteA l'inverse, I'algorithmea H > attend peu maisérere plus de lots, ce qui ne
'empéche pas d’avoir souvent (trois fois sur quatre) la plustecgquence d’e&cution.

La seconde ligne du tableau 12.1 donne les valeurs moyemsesatios de comditivite
atteintes par nos algorithmes sur I'ensemble des troisgeuwests. Les algorithmesH 2 et
aH® sont proches. Commegredemment, c’est I'algorithm& > qui, méme s'il appartient
a I'ensemble des meilleurs algorithmes en-ligne pour lélgrae dong, a le moins bon
résultat.

La troisieme ligne du tableau 12.1 quigsente les valeurs moyennes dearts types, montre
gue les valeurs des ratios de caatifivité dea H restent assez proches. @eart grandit un
peu pouraH2 etaH°, avant d’augmenter encore plus pate.

12.6.3. Conclusion

Méme si cesésultats sont @endants de notre environnement de simulation, nous nous
rendons compte queé&me si I'algorithmef{ > est I'un des meilleurs algorithmes possibles,

il n'atteint pas lesésultats obtenus par/{ etaH?2. En fait, seukv H°°, qui est lui aussi I'un

des meilleurs algorithmes en-ligne pour le peshk de la minimisation de la date maximum
de fin d’e»écution sur une machirge traitement par lotwles lots sont de capaeiinfinie,

tient la comparaison avecH etaH2.

12.7. Unification

Pendant la relecture de I'article [RID 06], des relecteurtadevueEJORNous ont indigé

une eférence qui @&t publée durant le processus de relecture de notre travail [POO 05]
Dans cet article, les auteurs proposent pour l&dwtu @lai d’'attente avant leabut de
I'exécution d’un lot, un intervalle de temps qui gara@titalgorithme que quelle que soit
la valeur prise dans cet intervalle, il est 'un des meilkealgorithmes en-ligne pour ce
probleme. Dans ce paragraphe, noéseloppons ceasultat.

Remarque 23 L'algorithme unifg, avant de lancer un lot, choisit une valeugatoire dans
lintervalle [aCy, (1 + a)ry + aCy]. On remarque que le maximum correspond @&lad
d’'attente de l'algorithme d&ZHANG, H> (cf. paragraphe 11.4.2, page 154) et que la li-
mite in®rieure est indpendante des dates d’arée desdches. En dehors de ces valeurs,
I'algorithme ne peut atteindre la garantie de performancaelézﬁ. Notonségalement que
cet algorithme peut condui@ un ordonnancement plus court que celui de notre algorithme
aH®>.
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Algorithme 7 : L'algorithme unifié [POO 05]
Donnée: I, une configuration deithes.
Donnée: U(0), 'ensemble desiiches librex I'instant0.
Résultat: Ordonnancement depar I'algorithme unife.
Début
t«— 0;
Tant que Vrai faire
k «—— htelquer, € U(t) etC), = max{C; | ; € U(t)};
~ une valeur @atoire prise dans l'intervalleCy,, (1 + a)ry + aCyl;
s «— max{t,v};
Durant l'intervalle de tempst, s| faire
Pour chaquetacher;, qui arrive dans le sysimea l'instant¢’ faire
SiCy, > C,, alors
k «— h;
~ une valeur prise dans l'intervalleCy, (1 + a)ry + aCyl;

t—t;

s «— max{t,v};

| U(t) «—Ut)U{m};

Ordonnancement dans ureme lot de I'ensemble de toutes lashes
disponibled/(s);

Siune fiche arrive pendant I'eédcution du lotalors

| t— s+ Cy:

sinon
| t«— m,, 0ouT, estlaprochaineiche qui s’active;

fin

Exemple 24 Ordonnancement de la configuratidn(tableau 11.1, page 153) par I'algo-
rithme unifé en supposant que la valeutaltoire prise est toujoursgalea aCj. La thche
71 arrive des l'instant0 et introduit un elai d’attente jusqua l'instant aC; = 2o = 1.23.
La tacher, arrive a l'instant 1. Son temps processeur €gjala celui der; donc le début
d’exécution du premier lot n'est pas plus ret@&dCe premier lot est &cue a l'instant
1.23, contenant leséchesr; etr, et finit son ekcutiona 'instant 3.23. La tacher; activee
pendant I'eecution du premier lota I'instant 2 et retarde le prochain lot jusqa’ I'instant
aCs3 = 1.85 qui est pass, donc le lot est écué imnediatement ags le premier lota
linstant 3.23 jusqua I'instant 6.23 et contenant juste;. Les ichesr, et 5 se sont actiges
pendant I'execution du second lot. Le lot ne doit patse execut avant I'instantvCy = 2.47
déja pas& donc, le troistme lot contenant lesithesr, et 75 est eecug a I'instant 6.23 et
est comp@te a I'instant 10.23. Cet ordonnancement est r&seng par la figure 12.5.

La garantie de performance de I'algorithme uniéist de%g. Cette @monstration est
présenge dans I'annexe D.
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T2 T5

T1 T3 Ty
T T T T T T T T T T T T T T 1
) 10 15
Figure 12.5. Ordonnancement construit par I'algorithme uagifiavec
v = aC}) pour la configurationZ, tableau 11.1.

O -
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Chapitre 13

Conclusion sur les machinadraitement par lot

Notreétude a pour objet étudier le prol®me de I'ordonnancement de machiagsaitement

par lot de capadi infinie et pour la minimisation de la longueur d’ordonnaneat. Pour ce
probleme, il a &ja étt demonté que les algorithmes en-ligne ne peuventgtas meilleurs
que2-competitifs s'ils n'inserent pas de temps creux dans leegsence d’e&cution. Nous
avons prou@ qu'il est péferable d’'ingrer des temps creux en montrant que dans ce cas, les
algorithmes en-ligne sont alors au migix- v/5/2)-comgétitifs pour 'ordonnancement par
une machine traitement par lot de capagifinie ou infinie, neme lorsque lesathes sont
toutes de rame duee.

Nous avons @sengé deux algorithmes en-ligneH et a«H2 qui ne font pas partie des
meilleurs algorithmes en-ligne pour le prébie d’'ordonnancementp — batch,r;,b =
oo|Chaz- Mais qui, dans certains caségjifiques, ont dessultats positifs :

—si toutes lesdches de la configuration ont leéme temps processeur, nous avons
etabli que les algorithmes d’ordonnancement en-lighteet o« H2 font partie des meilleurs
algorithmes en-ligne possibles 8i = (—1 + v/5)/2. Nous avonsegalement @monté
gue n’importe quel algorithme quiédide d’attendre jusga@’ un instant compris entre
ming, cy ) (e + aCy) etmax,, cy ) (e + aCy) (ou U(t) désigne 'ensemble deadhes dis-
poniblesa I'instantt) alors il fait également partie des meilleurs algorithmes en-ligne pour
le méme probéme;

— nous avonggalement fait appaitae a propos de l'algorithme:4 qu’il est I'un des
meilleurs algorithmes en-ligne pour le prébie d’'ordonnancementp — batch,r;,b =
o0|Chuae lOrsque lesdches ont des temps processeur®algles. Ce qui n'est pas le cas
pour l'algorithmea H2;

— finalement, pour I'ordonnancement des configurationsadbes n’ayant uniquement
gue deux dates d’activation, nous avomisbnte que l'algorithme d’ordonnancemetf!
est encore I'un des meilleurs algorithmes en-ligne pourrtlpme 1|p — batch,b =
oo|Chaz- C€ qui N'est encore une fois pas vrai pour I'algorithaé?2.

Nous avons, pour le probdine d’ordonnancementp — batch,r;,b = 00|Caz, €tabli un
algorithme,aH*°, qui fait partie des meilleurs algorithmes en-ligne comraggbrithme
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H* de [ZHA 01] mais qui a un @lai d’attente moins important que celui de I'algorithme
H*. De plus, avec la simulation effe&@e, nous pensons qug{> dans une majo@ des
cas a un ratio de congfitivité inferieura celui deH .

L’ établissement de la borne @nfeure et le @sultat sur le cas ggifique des configurations
de faiches avec seulement deux dates d’activatio@@miesenés dans une coafence inter-
nationale [RIC 03]. Les autregsultats ont fait I'objet d’'une autre carence internationale
[RID 04] ainsi que d’'une revue [RID 06].

Récemment, une conclusioret apporée dans [POO 05a] pour le prélnhe d’ordonnance-
ment en-lignel|p — batch,r;,b = o0o|C,q.. C€S auteurs psentent un panel d’algorithmes
en-ligne avec une performance garantie optiméle(1/5)/2-compgétitif) incluant les algo-
rithmesa H> et H*.

Pour de futurs travaux sur 'ordonnancement par une machtretement par lot, il resta
étudier :

— le probEme d’ordonnancement par une machinaitement par loa capaci finie.
Concernant ce probine, un algorithme en-ligneeterministe2-comggtitif est connu. Mais
nous ne savons pas s’il existe un meilleur algorithme amelidpans [ZHA 01] une exten-
sion de l'algorithmeH > est propoge mais ces auteurs conjecturent seulement que leur
algorithme esf1 + v/5) /2-competitif. Recemment, dans [POO 05b] un algorithme en-ligne
est propoé pour les machines traitement par lot ed capaci finie avec une performance
garantie de et qui est aussi/4-competitif dans le cas de machirgecapaci 2.

— d’autres criéres d’optimisation : la minimisation du retard maximum eunbmbre de
taches en retard.
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Chapitre 14

Conclusion grérale

Lors de cettetude, nous avons chegles solutiona deux prol®mes d’ordonnancement :
— 'ordonnancement déthesa suspension;;
— 'ordonnancement déthes par une machidgraitement par lot.

L'ordonnancement deathesa suspension se fait dans un contexte tenges Tandis que
'ordonnancement par une machiadraitement se fait dans un contexte classique d’ordon-
nancement. Ces deux prebhes onéte étudiésa travers I'analyse de coraftivité des algo-
rithmes en-ligne.

Dans la partie |, nous avoretudie I'ordonnancement de configurations éehesa sus-
pension. Dans le chapitre 4, nous avons rappelelques fondements de I'ordonnancement
temps eel monoprocesseur. Nous avonégané, au chapitre 5, uatat de I'art de I'ordon-
nancement deathesa suspension. Pour cet¢ude, nous nous sommes liggtaux &ches
qui ne se suspendent qu’au plus une seule fois durant |&euggn. Trois principaux axes
d’étude onkte aborés au cours de cette partie :

— le chapitre @tablit lanP-difficulté de 'ordonnancement deBchesa suspension sur un
syséme monoprocesseur ;

—le chapitre 7étudie la comgptitivité des principaux algorithmes en-ligne pour deux
criteres de performance : la minimisation du nombreadés en retard et la minimisation
du temps de@ponse maximum;

—finalement, le chapitre @tablit des bornes du pessimisme engénpar des tests
d’ordonnancabili.

Ainsi, nous avons @monté que le prol#me d’ordonnancement déghesa suspension et
écheance sur redite estvp-Difficile au sens fort. Nous avoréggalement monér qu’aucun
algorithme en-ligne ne pewdtre universelpour ce prol#me, sauf s = AP. De plus, la
présence possible d’anomalies d’ordonnancemét® @montee pour les algorithmes en-
ligne classiqguegMm, DM, EDF (cf. paragraphe 4.2). Finalement, nous avétabli qu’aucun
algorithme en-ligne gterministe n’est optimal pour 'ordonnancement dehesa suspen-
sion sporadigues dans un S1sie monoprocesseur.
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Puis, dans le chapitre 7, nous avé@walle les algorithmes en-lign&{1, DM, EDFetLLF (pa-
ragraphe 4.2)), en utilisant 'analyse de catifivite. Ainsi, nous avonsé&monté qu'ils
sont non comgtitifs pour minimiser le nombre déc¢hes en retard et ce,éme pour des
configurations defichesa suspension avec des charges processeurs faibles (pdeckes)
alors qu’il existe des ordonnancements faisables de cefigguaamtions. De plus, la tech-
nique d’augmentation des ressources réane pas les performancesed’r. Enfin, en ce
qui concerne la minimisation du temps d@ponse maximum, nous avonsrdonté que les
algorithmes en-ligne classiques sont au mig«wvompetitifs.

Dans le dernier chapitre de cette partie, au chapitre 8, aoussétude trois tests d’ordon-
nancabilie, bags sur I'algorithmea priorite fixe RM et pour la minimisation du temps de
reponse maximum : les@hodesA et B de Kim [KIM 95] et la méthode de L [LIU 00Q].
Notreétude a @monté gu'il n’existait aucun&quivalence entre la@hode A de KM et le
test de LLu. Ainsi, un test peugtablir qu’'une &che est ordonnancable et I'autre non, et inver-
sement. En utilisant I'analyse de coétpivité, la borne inérieure du ratio de con@itivité

de chaque test est d291667 pour la néthodeA de Kim, 2.75 pour la néthodeB et
2.875 pour la methode de L. Finalement, une simulation permet de confirmer la meéeur
méthode qui est la AthodeB de KiM. Mais ces esultats sona relativiser car notre meéde
stochastique utilis pour la @rération des configurations daches aete develop@ pour
gérérer des bornes iéfieures du ratio de corgfitivité (avec un nombre faible dadhes).

Puisque nous n’avons toujours pas trewle solutiona ce probéme d’ordonnancement,

il serait donc inéressant de rechercher un algorithme hors-ligne optimalaliire aspect
interessani ce probkme serait de mesurer I'impact des anomalies d’ordonnagrcesor

le nombre dedches ne respectant pas ses contraintes temporellesjisantifie principe
présengé concernant lesithes non gemptibles et sans suspension [MOK 05]. D’autres
pistes détudes sont : les deux préphes éduis de celui-ci : le probime de gigue sur ac-
tivation et le probkme de la suspensianla fin du traitement (p. ex. la latence asse@
une operation sur un actionneur),&fude du proldme desachesa suspension awathes
dépendantes ainsi gu’aux sgates multiprocesseurs.

Dans la partie Il, nous avons abérte probéme de I'ordonnancement deghes par une
machinea traitement par lot. Dans le chapitre 11, nous avoesgné la bibliographie de
ce probéme d’ordonnancement. Au chapitre suivant, le chapitrexd@s avons monérque
les algorithmes en-ligne qui iegeent des temps creux dans leéggence d’ordonnancement
sont au mieux1 + /5/2)-comgktitifs pour 'ordonnancement par une machingaitement
par lot de capadi finie ou infinie et des dées de aches identiques alors gu'’ils ne sont
pas mieux que-cometitifs dans le cas inverse. De plus, nous avons pi@gpbssieurs
algorithmes en-ligne :

— l'algorithme a«H qui ne fait pas partie des meilleurs algorithmes en-lignargde
probleme d’ordonnancemetitp — batch,r;,b = 00|Cq.. Mais qui I'est si tous les temps
processeurs so@gaux, ou si les temps processeurs sorgages ou finalement s’il n'y a
gue deux dates d’activation d&ffentes pour toute la configuration.

— l'algorithme o« H2, qui attend moins que l'algorithmeH mais qui ne fait pas non
plus partie des meilleurs algorithmes en-ligne pour le fgnole d’ordonnancementp —
batch,r;, b = 00|Chrq. €t qui ne I'est paggalement si les temps processeurs soréaijes
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ou s’il n’y a que deux dates d’activation par configuratiorismgui I'est si tous les temps
processeurs sorigaux. De plus, si un algorithme a un temps d’attente avadébet du
lancement d’un lot compris enti@in,, cy ) (e + aCl) etmax., cy) (re + aCy) (ou U(t)
désigne I'ensemble de&dhes disponiblea l'instantt) alors il fait également partie des
meilleurs algorithmes en-ligne si tous les temps processantégaux.

— l'algorithme o H*, qui a une garantie de performanegalea (1 + /5)/2 pour le
probleme,1|p — batch,r;,b = 00|Cp4z, il fait donc partie des meilleurs algorithmes en-
ligne comme l'algorithmei> de [ZHA 01]. Mais le @lai d’attente dvH > est moins im-
portant que celui de I'algorithm&°. De plus, avec la simulation effe&e, nous pensons
queaH™ a, la plupart du temps, un ratio de cogtitivité inferieura celui deH*°. Notons
que le probdme a&te recemment feri@ par I'article [POO 05].

Pour de futurs travauy, il resteétudier : le prol@me d’ordonnancement par une machine
a traitement par loa capaci finie. Ce prol#me est toujours ouved# notre connaissance
et au seulement un algorithme en-lignétdrministe2-comgetitif est connu. Mais comme
la borne du ratio de congitivité pour ce prolime est dé1 + v/5)/2, il existe probable-
ment un meilleur algorithme en-ligne. Ceétide pourraiétreétendue d’autres crigres de
performance.
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Annexe A

La méthode de RLENCIA pour les algorithmea priorit fixe

A.1l. Introduction

Les études sur I'ordonnancement diclhes avec des algorithmaspriorite fixe a abouti

a ceterminer des calculs du temps dgonse pour desithes s’e&cutant sur un unique
processeur en incluant les effets de synchronisation, Bye< T; ou D; > T;, en prenant
en compte les contraintes deepgdence, les variations de pri@itdes &ches et les sy@sines

surchar@s.

Mais aucunectude n’a encore tro@vde solution exacte pour le calcul du temps &gonse
dans les sysimes distribés et dans les syghes o les fiches peuvent se suspendre. Quelques
travaux ontett meres sur 'ordonnancemeatpriorite fixe dans les systnes distribés ou
dans les sysimes dedches suspension mais lesgultats obtenus sur le calcul du pire temps
de reponse sont ress tes pessimistes ce qui ne permet pas leur utilisation. Poinder ce
pessimisme, INDELL [TIN 94] développa une &thode de calcul du pire temps dgonse
introduisant la notion dffsetsstatiques. Cette athode estéutilisee par RLENCIA et al.
dans leurs travaux.

Avant d’evoquer les travaux deAPENCIA et GONZALES-HARBOUR [PAL 98], commen-
cons par écrire le moeéle utilise.

A.1.1. Modele de &che : transaction

Le syséme dedches utilig par RLENCIA est un systme dedches peemptives e priorite

fixe. Les fiches sont pla@es dans desansactionst.

Définition 26 Une transaction est une collection deches ayant des cardaistiques com-
munes. Chaque transaction (gef’;) a une geriode noéeT; et contientn; taches. Chaque
tache lerite de sa transaction, se&piode. Chaque transaction egtveillée par urevenement

1. cf. Rate Monotonic Analysis [KLE 93]
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exérieur donc toutes lesithes composant la transaction arrivent aéme instant. Mais
chaque &cher; a son activation, a un &@ai d’attente sup@mentaire correspondart la
gigue sur activation.

Un autre @lai d’attente est rajoatdans le moele a I'activation de ladche. Ce temps d’at-
tente appd offset repesente un type de contrainte dégdence entre le@thes, il indique
le decalage deaveil de chaqueaiche par rappo# I'arrivée de la transaction dans le sysi.

Définition 27 Un offset est une dée d’attente entre l'arrige de la &che dans le sysime
et son évelil. Il existe deux types d'offsets :

— offsets statiguesa chaque eveil d’'une transaction, lesithes de la transaction gardent
les mémes offsets.

— offsets dynamiques : I'offset de&ches peut varier duéveil d’'une transactiora une
autre.

Chaquedche se note ; pour signifier qu'elle est Ig“"* tache de la transactidh a laquelle
elle appartient.

— Sonoffsetest noé @, ; ;

— sa gigue maximum awetharrage est nee.J; ; ;

— Son pire temps processeur requis est gy,

— sa limite de fin d’egcution relativex sa date deéweil : D, ; ;
— son pire temps deéponse se NotR; ;.

Les faches peuvent utiliser degrmaphores avec le protocdepriorite plafond. Dans cette
hypotrese, les effets deathes moins prioritaires suy; peuvent se limitea un facteur de
blocage na B, ;.

TINDELL [TIN 94] mena sorétude avec des offsets statiques et tels que chaque offset so
inférieura la eriode de laachea laquelle il est assaei Mais pour létude deséachesa
suspension, les offsets statiques ne nous suffisent pasteEmeus verrons que comme la
duréee de suspension n’est pas constante, les offsets statigusmt pas directement utili-
sables pour regsenter les suspensions. De plus, rien da&tsde desdchesa suspension

ne contraint unedchea se suspendre pour une dearinkrieurea celle de la priode. Par
congquent, les travaux delINDELL ne permettent pas directementtlidier les dchesa
suspension. C’est pour cette raison que nousétailtbns pas plus ces travaux mais nous
présentons directement I'extension de étsdes appoge par RLENCIA et GONZALEZ
HARBOUR qui peut s’appliquer aux traitements dashes avec suspension.

A.2. Les travaux de FALENCIA et GONzALEZ HARBOUR [PAL 98] sur les offsets sta-
tiques

Avant d'étudier les offsets dynamiques et plus partiendment lesétchesa suspension, 2
LENCIA et GONZALEZ HARBOUR étuderent dans un premier temps les offsets staticiyes.

~ 202 ~



F.Ridouard Conclusion grérale

noterégalement que R ENCIA et GONZALEZ HARBOUR leverent la contrainte de restric-
tion sur la longueur des offsets et des gigues sur activgtienTiNDELL limita a la geriode
de la &che.

Pour ceterminer leur test d’ordonnancal#ljtta methode calcule dans un premier temps, le
temps de&ponse exact deadhes & offset statique). Mais la complegiestelevee et le rend
inutilisable s lors que le nombre dadhes du sysme devient important. lls ereduisent
donc un test approéhet une borne s@pieure moins cateuse en terme d'@pations rendant
ainsi le test utilisable.

A.2.1. Calcul exact du temps degponse

Le temps deé&ponse de chaquadhe doigtre calcud independamment des autres. Sqif,
la tache dont le pire temps deponse exact vétre calcuk. Pour @éterminer le pire temps de
réeponse, nous devoesudier la @riode d’activié de la &cher, .

Définition 28 Une eriode d’'activie der,; est un intervalle de temps pendant lequel le
processeur reste constamment ocea@eécuterr, , et des fichesa plus haute priorié.

Pour ceterminer le pire temps déponse de lacher, ,, nous devons construire un instant
critiquet..

Définition 29 Un instant critique @finit I'instant de @&but d’'une @riode d’activié.

Linstant critiquet,. a construire doit correspondre aéhuit de la pire (plus longuepode
d’activite der,;. A noter que pour simplifier les calculs et sans perte @&@glite, nous
posonst., = 0. Les fiches de chaque transaction ne sont pas toutépémdiantes. Ces
relations sont ref@senges par les offsets. A cause des offsatiinstant critique, toutes les
taches plus prioritaires qug , ne peuvent pas simultament s’activer puisque les arg®s
des fiches sont&kakes. La construction de cet instant critique signifieadlihstantt. une
tache de chaque transaction et de préositirieure owegalea celle der, , S'active.

Pour ceterminer le pire temps déponse de l&cher, ,, il faut conndtre la pire contribution
de chaque transactidh dans le calcul du pire temps deponse de léicher, .

PALENCIA et GONZALEZ HARBOUR ont cemonté que la pire contribution d’une transaction
I'; survient quand unéthe de la transaction s’active apison élai d’attente correspondant
a la gigue d'activatiora I'instant critiquet.. Ainsi, pour chaque transaction, notong,

la tache dont la premie apparition dans legpiode d’'activié der,;, coincide avec l'instant
critique (apes avoir subi unélai d’attente correspondaata gigue et son offset maximum).
A noter que la priori der; ;. est su@rieurea celle der, , car pendant unegriode d’activié
der,;, seule ladcher,; et les &ches plus prioritaires peuvent séexiter.
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La variabley; ;, définit la difference de temps entre la préma date d'activation d’'une
reqete dans la@riode d'activié et I'instant critique gréré par la &icher; ;.. Sa valeur est :

ik =T; — (i mod T;) + Ji )y — (;; mod T;)) mod T;

La contribution de la transactidn; (dont la ficher; ;, s'activea l'instantt.) dans le calcul
du pire temps deéponser, , pour une @riode d'activie de longueut, est donee par la
formule suivante :

J; » t—
Wink(Tap, ) = ({MJ + {ﬂ-D Cij (A.1)

, T; T;
Vi€hpi(Tab)

et hp;(7,5) €tant 'ensemble desithes dd’; qui ont une priorié plusélewee que celle de

Ta,b-

Pour obtenir le pire temps déponse, il faut pour chaque transactigrdu syséme, recher-
cher la &icher; ;. qui, arrivant dans le sysimea I'instant critique, maximisera la contribution
de la transactioi’; dans le pire temps deponse de; (cf. formule A.1). Notonsv(i),
l'indice k de la iche de la transactidn arrivanta l'instant critique.

Définition 30 Notons parv = (v(1),v(2),...), une combinaison possible telle que pour
chaque transactiof;, la tacher; , ;) s’activea critiquet...

Pour obtenir le pire temps déponse exact de chaquehe, il faut essayer toutes les com-
binaisons possibles et conserver la combinaison menant au pire tempsegense. Par
congquent, si nous notons;(7,;), le cardinal dehp;(7,,), et si nous n‘oublions pas de
verifier le cas a 7, arrive elle-némea l'instant critiquet. alors 'ensemble de toutes les
combinaisons possibles (oues@rios possibles) est :

NV(T(IJJ) = (Na(Ta,b) + 1) Nl(TQVb) NQ(TQV()) .
= (Na(Ta,b) + 1) H Ni(Ta,b)

Vi#a

Plusieurs reqgétes de ladcher,, peuvent seéveiller et s’eecuter pendant lagsiode d’ac-
tivité. Ainsi, nous nurarotons les recgtes de ladcher, ;, qui s’executent pendant lagpiode
d’activité, en utilisant la lettre et par ordre croissant de leur date d’activation. La pezeni
activation apes l'instant critique (dans lintervall@®, 7,]) est noeep = 1. Et les autres
activations sont nuaroges en corexjuence. C'esi-dire que l'activation ayant lieu dans
I'intervalle (T3, 27;] estp = 2 ainsi de suite par celles qui suivent. Dans l'intervaliel’;, 0],
c’est I'apparitionp = —1 et de néme pour les @edentes.
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Pour chaque combinaisanet chaque rectep de la ficher,, susceptible dtre pesente
dans la @riode d’activig, nous devons calculer sa date de fin d@xion :

W y(p) = Bay+ (0= Phap + DCas + > Winy (Taps wl,(p))
Vi

ou pf , , designe le plus petit indice de la reqéte der,;, qui est susceptible de s'eguter
pendant la priode d’activié et qui vaut :

v Ja,b + Pa,b,v(a
pO,a,b = = \‘#() +1

La longueur de lagriode d’activié est :

v LZ b Soavb7lj(a) v 12
La,b = Ba,b + ( ’VT—‘ - pO,a,b + 1) Ca:b + g: Wiul’(i) (Ta,ln La:b)

En congquence, le plus grand indipales reqétes der, , qui doitétre pris en compte s’en
déduit :

v [Lz,b(p) - (Pa,b,l/(a)-‘
L,ab — Ta

Le temps deé&ponse de la re@tep der,;, est :

v

a,b(p) = wZ,b(]g) - Spa,b,u(a) - (p - 1)Ta + (I)a,b

Et pour avoir le pire temps déponse, il faut prendre la valeur maximum sur I'ensemble des
requetesp et sur I'ensemble des combinaisons ce qui donne la formudéefatu pire temps
de eponse de l&tcher, , :

R,, = max max ( Zb(p))

p— 17 17
Yv p_PO,a,b"'PL,a,b

Pour finir,a chaquedche du sy&me il faut appliquer cette formule egrifier que la valeur
obtenue est irifrieurea I'écheance relative. Cette@thode, avec le nombre de calculs qu’elle
suscite, est exponentielle et est par @gent peu utilisable. La solution est donc de calculer
une borne sugrieure la plus gcise possible mais en limitant le nombre de calculs.
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A.2.2. Une borne sugrieure du temps deaponse

Afin d’en diminuer la complexé, PALENCIA et GONZALEZ HARBOUR ont commene par
diminuer la complex#é des calculs des contributions de chaque transaction eaascul du
pire temps de@ponse, en rendant le calcul de chaque transacti@pemtant des autres tran-
sactions. Ce calcul ne sera plus exact mais deviendra une bogrieure des integrences
duesa une transactioh; sur le temps deéponse de laéicher, .

Au lieu de parcourir 'ensemble des combinaisons possibles solution est de prendre pour
chaque transaction lét¢her; , qui donnera la plus importante intérénce ou en terme de
calculs, la plus grande valelir; .. Ce qui donne pour borne seeure des inteérences :

Wi* (Ta,ln t) = max Wi,k (Ta,bu t)

VT k€RPi (Tab)

ou t désigne la longueur de la&&pode d’activié.

Pouréviter d’'introduire trop de pessimisme, cette solutionuttlisée pour toutes les tran-
sactions sauf celle contenant &he dont le pire temps deponse doiétre calcué.

Le pire temps deéponse de la re@te p de 7, Si l'instant critique est introduit pour la
transactiorl’, par la &icher, . est :

wa,b,c(p) - Ba,b + (]9 — P0,ab,c + 1)0(175
+Wa,c (Ta,ba wa,b,c(p))
+ Z WZ* (Ta,bu wa,b,c<p))

Vi#£a

Le paranetre p, .. qui corresponch I'index de la prengre reqéte de la écher,; qui
s’active pendant lagriode d’activié est :

Ja,b + Pab,c
Do,abc = — {T +1

La borne suprieure de la longueur de l&pode d’activié est :

La ¢ ¥a,b,c
La7b,c = Ba,b + (’V’b’#%—‘ — Po,ab,c + 1) Oa,b

+Wa,c (Ta,bu Wa,b,c (p))

D W (b L)

Vi#a
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et le plus grand indice des regfes der, ;, qui s’active dans lagriode d’activié :

. La,b,c — Pabe
PL,ab,ec = T

La borne suprieure du temps dé&ponse de la re@tep der,; est:

Ra,b70<p) = wa,b,C(p) — Pab,c) (p - 1)Ta + (I)a,b

Et ainsi, la borne suggieure du pire temps déponse d'uneicher, , est :

R,y = max max (Rape(p)) (A.2)

Veehpa(Ta,6)Ub | P=Fo,a,b,c--PL,a,b,c

Enfin, pour savoir si une configuration d&ches est ordonnancgable, il faut calculer pour
toutes lesachesr, ;, la borne suprieure du pire temps déponseR, , et \erifier que cette
borne est bien iidfrieurea sonécteance relativa sa date deewveil, D,, ;.

A.3. Les tachesa suspension et offsets dynamiques

Les offsets dynamiques sont utés pour la gestion des sggies comprenant dedgchesa
suspension et pour les sgates distribas. L'ideée pour grer les chesa suspension est de
decomposer cesathes en plusieurs petiteches indpendantes. En fait, le processus est
le méme que celui de K1 et al. presengé dans le paragraphe 5.2.4. Pour chagubéda
suspension;, deux tichesr; ; etr; , (une par bloc d’e&cution) sont grérées et regrouges

en une transaction : ellegfitent de la &che initiale la date d’activation et l&&pode. En
plus de ces caragtistiquesa chaquedche est ajoétun offset (pour permettre leedalage
d’exécution entre les deufthes et ainsi conserver les pr@tgs desachesa suspension) :

—ala ticher; 1, un offset nul car il N’y a pas de relation deepedence. Ains®; ; = 0;

— pour ceterminer 'offset de laéicher, », deux pararatres son consi@rer : le temps de
reponse de laécher; ; qui varie entre son meilleur temps d&ponse, ncéiRﬁ.”l et son pire
temps de&ponse n@&R, ; et la duée de suspension de PALENCIA et GONZALEZ HAR-
BOUR ne consi@rent pas seulement une borne&migure de la suspension mégalement
une borne irérieure. Cette borne iafieure se not&; ,,.;,,. Ainsi, I'offset de la &iche g@réréee
7,2 €st comprise dans l'intervalle :

D, € [Ri-il + Ximin, Rin + Xi] (A.3)
Posonsp; 5 i, = R?,l + Ximin €D 2 max = Ri1 + X5
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Ainsi, le probbme d’ordonnancabiBtde &chesa suspension revieattransformer lesiches

a suspension erathes indpendantes, avec gigue sur activation et soundsess offsets
dynamiques. Mais pouésoudre ce probme, RLENCIA et GONZALEZ HARBOUR trans-
forment les &chesa offset dynamique erathes avec offset statique. En effet, I'offset des
tachesr; ; est nul donc il est statique. De pluschaquedcher; » est attrib@ un offset sta-
tique égala la valeur minimum de I'offset dynamique et il ajoute a@lai de gigue d’activa-
tion, le temps suppmentaire d’attente subi par kcher; , pour son offset. Par coagquent,
chaqueécher, , est transforrée en uneétchefl.:2 a offset statique :

/
b
(I)LQ = q>i,27min = RZ‘J + Xi,min
/

']172 = Ji + Pi2maz — Piomin = Ji + Ri1 — Rf@ + Xi — Ximin

Pour la valeur deRl?’l, des niéthodes de calcul du meilleur temps @paonse existent [GUT 98].

7

Cependant, dans les systesa offset dynamique, les valeurs@le; ,,,i, €t®; 2 ..., dependent
du temps deé&ponse de laéche qui la peaeder; ;, qui dependa son tour de la valeur des
offsets. Ce prol@dme est similaira celui des sysimes distribés, ai la valeur des gigues sur
activation @pend des temps déponse desathes qui elles-Bmes @épendent des valeurs
des gigues sur activation. La solutiorepengée dans [TIN 94], consist prendre au &part
des temps deaponse nuls et ensuiéeiterer en utilisant les formules A.2 et A.3. 18itation

s'aréte au rang: auqueIREZ-H) = Rz(,nj)'
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Annexe B

La méthode de RLENCIA pourEDF, bas sur le calcul du
pire temps deéponse [PAL 03]

La méthode d’analyse utilee par RLENCIA et GONZALEZ HARBOUR pour ceterminer,

si une configuration dedthes est ordonnancable s@is, est semblabla celle qu’ils ont
utilisée dans [PAL 98] et qui ate presenée dans I'annexe A. En effet, pour calculer le pire
temps de &ponse d’'unedche, cette @hode analyse sa plus longueripde d’activié. La
plus longue priode d’activie demarre par un instant critique et pour faciliter les calculs,
nous supposons = 0.

Le mockle de &che (c.a-d. transaction deithes) est le Bme que celui @asené dans le
paragraphe A.1.1.

Soit 7,4, la tache dont nous calculons le pire temps éponse. Cettétude s’inéresse en
premier aux offsets statiques puis aux offsets dynamidtrd, I'extension au cas dathes
a suspension sera finalemegtdte.

B.1. Offsets statiques

La premereétape consista évaluer la contribution de chaque transacfigrdans le calcul

du pire temps deéponse de, ;. Nous savons que cette contribution est au maximum quand
la premere activation d’'uneéicher; , deI’; a l'intérieur de la priode d’activie cdncide
avec le @but de celle-ci, ags avoir subi le dlai maximum de gigue; ;. Pour la suite,
chaque transactioh; pos®de saacher; , avec les propétes pecedentes.

B.1.1. Calcul exact du temps degponse

©i ., repesente la dde entre l'instant critique, instant auqugl fait sa premére apparition
dans la @riode d'activie et la prenmére apparition d'une re@te der,; dans la griode
d’activité :

Pijk = T — ((I)i,k + Ji,k - (I)m')mOdTi
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La pire contribution d’uneécher; ; de la transactiol’;, au pire temps deéponse de la
tacher,;,, dependégalement de &cleance relative de lather, , car I'algorithmeétudie
esteDF qui prend ses &cisions d’ordonnancement en fonction decteance desaches.
Ainsi, la pire contribution d’'uneétcher; ; de la transactioir; quand I'activation de; ,, dans
une periode d’activié de longueut, caincide avec le ébut de la priode d’activié est :

(3

Wi,j,k(t7 Da,b) — (LWJ + min ("t—%yk-‘ 7 {Da,bﬂﬂg,k—Di,jJ + 1))0 Ci,j

ou (z), signifie que sic est regatif alors la valeur est

La contribution d’'une transactidn; dans une @riode d’activié de longueut est la somme
des contributions de&thes qui la composent :

Wik(t, Do) = Z Wi (ts Dap)

Ti,jEFi

Pour calculer le pire temps déponse de chaquadher,;, nous devons (comme dans le
paragraphe A.2) calculer la contribution de chacune desacions. De plus, le choix de
la tache qui pour chaque transaction, commenceéldopde d’activig, influence le temps
de eponse. Ainsi, 'ensemble de toutes les combinaisons lpesssur le choix desathes
s’activanta I'instant critique pour chaque transaction ditite exploe. Mais ce nombre de
combinaisons possibles eskd¢rimportant, trop important pour que ce test soit utilisabl
Ainsi comme peccdemment, un test apprdghmoins céteux en calculs est mis en place.

B.1.2. Approximation de la limite supgrieure du temps deaponse

Comme dans la technique d’analyse alderdau paragraphe A.2.2, nous utiliserons une
méthode d’approximation qui nous permettra d’obtenir un@té sugerieure avec un mi-
nimum d’operations et de €mariosa \erifier.

Pour faire un calcul exact des contributions desadéhtes transactions, nous devons trou-
ver chaqueéacher; , de chaque transactidn, dont la premére activation dans lagpiode
d’activité correspond l'instantt¢. et qui nenera au pire temps déponse. Mais ces cal-
culs sont nombreux donc trop @@ux. Pour simplifier ces calculs, nous prendrons comme
borne suprieure, le maximum des intérences ca@es par chaque transactibn(indepen-
damment des autres transactions) en caraiat toura tour chaqueétche de la transaction
comme celle s’activard I'instant critique :

Wi =max (Wx(t, Dap)), Vrir €1,
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Pour minimiser le pessimisme, nous n’appliquerons la féenBul qu’aux transactions dif-
férentes de celles auxquelles appartienitzhé dont nous calculons le temps épanse
maximum, c’esta-direl’,. Pour cette derere la formule B.1 reste appliga.

Nous allons nuraroter aveg, les differentes activations de,,. p = 1 est la prengre
activation apeés le @&but de la priode d’activie et donc qui appartieréd I'intervalle [t. =
0,7;]. Lactivation, ayant lieu dans l'intervallgl;, 27;], estp = 2 ainsi de suite pour les
autres qui suivent. Dans l'intervalle-T;, 0], c’est I'apparitionp = —1 et de n&me pour les
précedentes.

La date limite de fin d’e&cution de la recgtep der; ; devienty; ; .+ (p—1)T;+ D, ;. Ainsi,
la premere activation d’une rediep d’'une &cher,; ; dans la griode d’activié correspond
a l'index :

Jij + Pijk
Dok = — {sz] +1

et la dernére :

L= gk
pL,z,],k E

ou L est la longueur de lagriode d’activié.

Sinous noton¥, 'ensemble des instants de larode d’'activié au la date de fin d’e&cution
d’'une reqéte der,; coincide avec celle d’'une autre regfa. Alorsv vaut :

U= U U U U Gije+ =171+ Dy

i=1..n VTZ'J'EFZ' VTZ";CGFZ' VP:po,i,j,kan,i,j,k

Supposonsd, l'instant auquel est arree la prenmére reqéte der, , dans la griode d’'acti-
vité. Alors, la date de fin d’écution de Il reqite der,;, est notew?, (p).

a,b,c
wﬁb,c(p> - Ba,b + (p — Po,a,b,c + 1)0(1717
+ Wa,c (w:zq,b,c(p)7 D:j,b,c(p))
+ Z Wz* (wﬁb,c(p>7 Dg‘,b,c(p))

Vi#a
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ou DA

abc

(p) est la date de fin d’écution correspondaatla req@tep arrivanta l'instantA :

D:quc( ) A"—Spa,b,c_l'(p_ 1)Ta+Da,b

Le pire temps deaponse de la*“™* reqiete de lar, ;, est :

Rabc( ) w:?b,c(p) —A- @a,b,c(p - 1)Ta + (I)a,b

Pour chaque red@tep, il suffit juste de erifier les valeurs del comprises entré etT,. Car
si A est plus grand qué&, alors cela signifie que c’est une autre valeupd€e qui permet
de eduireV a :

\Ij* = {\I/ac € v | Pa,b,c + (p - ]—)Ta + Da,b S q)a: < (;Oa,b,c +pTa + Da,b} (Bl)

Nous obtenons pour la longueur de Exipde d’activié :

La,b,c:Wac a,b,cy OO + E W abcu
Vi#a

Et finalement, nous obtenons pour le pire tempsép@nse de,, ;, :

Ry = max, (R, .(p)) VP = pojk- - [%—‘ , Veely, VAe U (B.2)

B.2. Sysemes de &chesa suspension

Nous eutilisons la iéme néthode de transformation du prébte dedchesa suspension en
un probeBme dedches aveoffsetet gigue sur activation que dans le paragraphe A.3.
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Annexe C

Test d’'ordonnancabilit bag sur le calcul du facteur
d’utilisation [DEV 03]

DEevI base ses travaux sur ceux desl{LIU 00a] présenés dans le paragraphe 5.2.6. I
reprend lesésultats de W qui évalueamin( Xy, Cy) le délai suppémentaire inflig par une
tacher, sur les ches moins prioritaires. Mais I'algorithme d’ordonnameatétanteDF, |l
faut adapter ce test basur les algorithmes priorite fixea EDF.

La difference notable par rapport aux algorithragsriorite fixe, est que pour 'algorithme
EDF, les priories desaches varient d’une re@te a une autre. Ainsi, uneéathe peut, au
travers de ses difentes reqetes, bloquer de par sa suspension n'importe quelle d@une
ce qui n'est pas le cas pour les algorithragwiorite fixe. Le retard suppmentaire subi par
une regéte de ladcher; et di a la suspension des autrésltes de la configuration exgal
a:

S; = Z HllIl(Xl,Cz) +X]

ij<n A it
Posons :
k
Sk = min(X;,C;) (C.1)
i=1
Sy, = max (max(0, X; — (})). (C.2)

1<i<k

Remarque 24 Soit I une configuration de tachesa suspension. Le retard maximum que
subit une reqate d’'une &che del di a I'ensemble des suspensions deshes de la configu-
ration / est majoé parS, + 5/, (c.-a-d.s; < S, +5,,Vje{l,...,n}).

Le theoreme suivant @sente un test d’'ordonnancalélpour lesdchesa suspension.
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Theoreme 30 Soit/, une configuration de tachesa suspension. Leathes sont@riodiques,
non a départ simultag et peemptibles. Lesithes sont ordoréges par ordre croissant de
I écheance relative desaithes (ca-d.: < j implique queD; < D;). Alors la configuration
est ordonnancable par I'algorithmedF si :

k

Sk;—i—S,/€ C;
Vi 1 <k<n, ——+ —
RS

~

k .
1 T; — min(7T;, D;)

— Ci] <1 C.3
+D’“ i=1 ( L C) B ©9
ou Sy (respectivement; ) se calcule par la formule [C.1] (respectivement [C.2]).

Exemple 25 Exemple d’application de la @thode déDEVi sur la configuration dedichesa
suspensior. Le tableau C.1 prsente le test d’'ordonnancabdiieDEVI. Pour ceterminer
'ordonnancabilie de la configuration, il faut calculer au palable les valeurs d§j, et.S;,

pour k € {1,2,3}. Puis nous calculons la valeur de la formule C.3 pour chaguéa
formule C.3étant \erifiee pour tout: alors la configuration est ordonnancable.

k Sk S, formule C.3 | formule C.X 17

1 1 0 3 oui
8

oui

N}
W
o
colw
+
Sl

w
(=
e}
0lw
+

o :
+2 oui

gl
[0.9)

Tableau C.1.Exemple d'application de la éthode deDEvI
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Annexe D

Démonstration de la garantie de performance de I'algorithme
unifie

Nous commencons par donner quelques notations : d’'uneeneagmalogue la cemonstra-
tion faite pour @montrer la garantie de performance de 'algorithme emelig >, theore-
me 29, nous cons@ons le dernier bloc dans la@guence d’e&cution d’'une configuration
par I'algorithme unife. Par consguent, soif une configuration deédthes et soit

S = (Bg,...,Bmn_1, By) le dernier bloc de laé&juence d’e&cution de 'algorithme unié
pour 'ordonnancement dE (B, étant le dernier lotégulier de la 8quence d’ordonnance-
ment etB,,, le dernier lot de laéquence d’e&cution) (comme le repsente la figure 12.4),
page 178. Calculons d’abord la longueur d’ordonnancemeatake avec I'algorithme undi
et nokéeo 4,1 :

Theoreme 31 La longueur d’ordonnancement obtenue avec l'algorithmiéi@est des,, +
Cm)-

Déemonstration :

CommeZB,, est le dernier lot de laégjuence d’e&cution, il est alors clair que la longueur
d’ordonnancement eggalea la date de &but d’eXecution du lotB,, (s,,) plus sa longueur
d’exécutionC',) :

O AlgU = Sm + C(m)
0J

Avant de éterminer la longueur d’ordonnancement de I'algorithmiénogl, d@montrons les
résultats des trois lemmes suivants :
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Lemme 9 Pour tout:, aveck < i < m la propriéte suivante esterifiée :

s; 2> aCly

Démonstration :

Pour cemontrer ce lemme, il suffit de remarquer que &eution de chaque Id8; (k < i <
m—) commence ag@s le élai d’attente de longueur minimade”(;), ce qui nous permet de
conclure :

s; 2> aCly

Lemme 10 Pour touti, aveck < i < m — 1 la propriéte suivante estérifiée :

T(i+1) > as;

Déemonstration :

L'ensemble deséches du lotB;,; aveck < i < m — 1 est arrie apes le lancement de
I'exécution du lotB; sinon il serait ekcué dans le lotB;. En particulier c’est vrai pour la
tacher(;;1), d’ol le resultat.

Lemme 11 Pour le lot By,

S > (1 + Oz)T(k) + OéC(k)

Démonstration :

Le lot By, est egulier, il aéte ordonnang justea la fin de son dlai d’attente. Or ceé&lai est
inferieura (1 + a)r) + aC(), d’ou le resultat.
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Theoreme 32 Si le dernier bloc de laésguence d’excution par I'algorithme unié s’écrit
S = (By,...,Bn_1,By) alors la longueur d’'ordonnancement obtenue par I'algomit
optimal, notec*(S) estdeo*(S) > a(sm, + Cun)).

Démonstration :

La preuve de ce #toeme se fait par induction sur le nombre de lots composantre de
nier bloc dans la&quence d’e&cution par l'algorithme uniéi. Le dernier bloc &crit :
(Bka SR 7Bm—1> Bm)

Supposons qu’il n’y ait qu’un seul lot dans le dernier bléc= m, S = (B,,). Dans ce cas,
I'algorithme optimal doit ordonnancer toutes léshes de la configuration et en particulier
la tacher(,,) (tache ayant le plus grand temps processe@tasit ordonnarée dans le lot
B,,). Dans ce cas:

a"(55)

Y]

T(m) + Cm)
a1+ a)(rm) + Cim))

v

\Y

a((l + Oé)?“(m) + C(m) + OéC(m))

v

a(sm + C(m))

Cette iregali€ est obtenue en utilisant le lemme 11 akee m.

Nous supposons maintenant que si le dernier bloc est agngtis lots :

S" = (By,...,Bn_1,B,) avecl > k et si les lots de ce blocévifient les lemmes 9, 10
et 11 alorso*(S’) > a(s,, + C(my). Maintenant, montrons que(S) > (s, + Cpyy) Ol
S = (By,...,Bmn-1,By). Trois cas sona étudier :

Premier cas : Il existej tel quek +1 < j < metC_y) < Cy.
SoitS’ = (B;, ..., B,,) etnous montrons que les lots du bigosérifient les lemmes 9,
10 et 11. Pour les lemmes 9 et 10, c’est une égnence de la conception du blsc
Pour le lemme 11, il suffit d'observer que le IBt est retar@ donc, en utilisant la
propriete 5 :

A\

sj 2 8-+ Con

> sj1+a(Cn + aC)

Maintenant, en utilisant le fait qué ;_,) < C';) et le lemme 9, nous obtenons :

si = sj-1+a(Ch) +s5-1)
> (1 + Oé)T‘(j) + OéC(j)

La dernéere ligne esétablie en utilisant le lemme 10.

Ainsi, les lemmes 9, 10 et 11 sor&nfies pourS’ et donc par induction,
o*(S") > a(sy, + Cmy). Oro*(S) > 0*(S) > a(sm, + Cpmy).
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Second cas : Les temps processeurs déshies, les plus longues de chaque lot, satisfont :
Cwy > -+ > Cy etil existej tel quek < j < m et la icher,,) est ordonnarie
par I'algorithme optimal dans le @me lot que ladcher;.
Alors, apes l'activation de ladcher(,,) (a lI'instantr(,,)), un lot aét lan@ par l'algo-
rithme optimal et de longueur au moi@§;). Ainsi, en utilisant le @sultat du lemme 10,

a"(5)

v

Tm) + C)

v

Sm—1 + C(j)
> asmo1+ (1 = a)sm_1 + C)

Maintenant, en utilisant le lemme 9, le fait qag;) > C,,,_) et finalement la pro-
priete 5 nous obtenons :

o"(S) > asmo1+ (1 —a)aCu_1) + Cm-1)

\%

ASp_1 + QC(m_l)

Enfin, comme le loi3,, est retard, s,,, = s,,—1 + C(;,—1) €L COMMe
Cim-1) > Cm), donc :

o' (5) = alsm+ Cum)

Troisieme cas : Les temps processeurs dashes, les plus longues de chaque lot, satisfont :
Cwy > -+ > C) etlatcher,) n'est pas ordonnagée par l'algorithme optimal avec
une autredche des lot$3; aveck < j <m — 1.

D’apres le lemme 10y, est sugrieurea s,,_;. Donc dans I'ordonnancement ob-
tenu par I'algorithme optimal et d’aps I'hypottese de dpart, il faut ordonnancer
les Giches des lot$3;, ..., B,,_; puis un lot avec la&cher,,. Ainsi, si nous no-
tonsS” = (B, ..., By-1) alorso*(S) > o*(5') + Cun). A noter que les lots du
bloc S’ vérifient les lemmes 9, 10 et 11 par constructionSddonc par induction,
0*(5") > a(sm-1 + Cum-1)). Et en utilisant le fait que le laB,, est en retard,

a*(5)

v

Oé(Smfl + C(m—l)) + C(m)

v

asm + Cm)
> a(sm + O(m))
En conclusion, la longueur d’ordonnancement obtenue pkydtithme optimal est de

0*(S) > a(s,, + C(m)) sile dernier bloc de la&juence d’e&cution par I'algorithme uni
s'écritS = (Bg,..., Bm_1, Bnm)-

Theoreme 33 La garantie de performance de I'algorithme uaifipour le probéme d’or-
donnancement|p — batch, r;, b = 00|Cpas €St de%g.
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Déemonstration : Cette émonstration se base sur I&sultats des #oemes 31 et 32.
Ainsi, soit I une configuration dedthes etS = (By, ..., B,,_1, B.,) le dernier bloc dans
'ordonnancement obtenu par l'algorithme ueifiAlors, la performance de l'algorithme
unifié pour I'ordonnancement deestégalea : 04,0 (1) = s, + Cpny (cf. theoeme 31)
et celle de l'algorithme optimal ¢*(1) = o*(S) > a(sm + Cim))(cf. theoeme 31). Par
congquent, nous obtenons un ratio de ceéfitfvité c 4;,;; pour I'algorithme unifé de :

I
sup UAng( )

pour toute con figuration I o* (I)

v

CAlgU =

o agu (1)
o*(I)
Sm + Cm)
a(sm + C(m))
1

[0}
1+«

Vv

vV

Vv

v
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Analyse de comjgtitivit &€ : technique d’analyse et @valuation des algorithmes en-ligne
dans leur pire cas d’'&cution.

Algorithme d’ordonnancement : algorithme qui organise I'@écution deséaches sur un
porcesseur en veillaritce qu’elles respectent leurs contraintes temporelldsetowptimi-
santéventuellement certains cies.

Algorithme d’ordonnancement a priorit €s dynamiques :algorithme quia chaque ins-
tant peut modifier son allocation de pri@staux &ches.

Algorithme d’ordonnancement a priorit &s fixes pour les reqétes :algorithme qui al-
loue une unique prio@ pour toute la die de I'ordonnancement d’'une rége.

Algorithme d’ordonnancement a priorit é€s fixes pour les &ches :algorithme qui choi-
sit une unique prioré par iche pour tout 'ordonnancement.

Algorithme d’ordonnancement clairvoyant : algorithme qui connia les caradristiques
de toutes lesichesa venir.

Algorithme d’ordonnancement conservatif : algorithme qui eRcute unedche @s qu’elle
est disponible et que le processeur est inoécup

Algorithme d’ordonnancement déterministe : algorithme qui prend sesedisions d’or-
donnancement sansaltoire.

Algorithme d’ordonnancement en-ligne : algorithme qui ne confiaa chaque instant de
'ordonnancement que I'ensemble dashes qui sont&ja arrivees.

Algorithme d’ordonnancement hors-ligne : algorithme qui conriales caradristiques de
toutes lesaches avant Bme de commencer I'ordonnancement.
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Algorithme d’ordonnancement optimal : un algorithme est optimal pour un prebhe
d’ordonnancement, si toute instance du peoid¢ qui est ordonnancable par un algorithme
alors elle I'est aussi par cet algorithme et in versement.

Algorithme d’ordonnancement randomisé : un algorithme est dit randon@ssi ses choix
d’ordonnancement sont conduits tout ou partie par un cHéixtaire.

Anomalie d’'ordonnancement :une anomalie surviengd lors que diminuer la dée d’execution
d’'une tiche peut augmenter le temps é@panse de lgéiche ou d’une autre.

Architecture logicielle : elle est compa=e d'un excutif temps eel et du programma
executer sur I'ekcutif (repésené par un ensemble dadhes).

Architecture matérielle : composants physiques sur lesquelles I'application s'&ppu

~ e ~
Configuration de taches :ensemble deiichesa ordonnancer.

Contrainte de précédence une contrainte d’excution existe entre léther; et la &icher;
si la tacher; doit attendre la fin d’e&cution de ladcher; pour s’excuter.

Date d’activation (d’'une tache) :instant de eveil de la &che dans le sysine

Délai de suspension (d'unedche) : durée de suspension d'unéche au court de son
exécution.

Demande processeur (Analyse) calcul de I'occupation du processeur sur des intervalles
d’exécution.

Durée d’'execution (d’'une tache) :temps que ladche doit passex s’eXecuter sur le pro-
cesseur.

Deadline Monotonic (DM) : algorithme d’ordonnancement en-ligaepriorite fixe pour
les iches. Laache la plus prioritaire est celle donétreance relative est la plus faible.
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NEN

Echeance absolue (d'unedche) :datea laquelle laizche doit avoir fini son écution
Echéance relative (d’'une fiche) :durée de temps dont dispose fhe pour s'e&cuter.

Earliest Deadline First (EDF) : algorithme d’ordonnancement en-ligagriorite fixe pour
les reqites. La plus grande pricgit la iche ayant Bcleéance absolue la plus proche.

Exécutif temps réel : architecture logicielle comprenant I'ensemble de touéssdrimi-
tives recessairea I'exécution desaches ainsi que I'ordonnanceur.

N?N

Facteur d'utilisation (Analyse) : Calcul, pour une&che, du ratio compésde la duee
d’exécution divi€ par la @riode

~ G ~

Gigue sur activation : délai entre la date d’activation d’'unadhe et I'instant auquel elle est
préteaétre excuee.

Hyperpériode : intervalle de temps @tude d’un ordonnancement.

NLN

Least Laxity First (LLF) : algorithme d’ordonnancement en-ligagoriorites dynamiques
gui a chaque instant donne la plus grande prarita iche ayant la lax@ dynamique la plus
faible.
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Machine a traitement par lot parall ele : machine capable d’&cuter plusieursaiches dans
un unigue lot en paradle.

Machine a traitement par lot en série : machine egcutant plusieursithes dans un unique
lot les unes aprs les autres.

NON

Ordonnancement :partage du temps processeur entre plusi€unises.

N:PN

Période (d’'une tache) :duree €parant deux activations successives d'@uhé tempséel.

~Y R ~Y
Rate Monotonic (RM) : algorithme d’ordonnancement en-ligaepriorite fixe pour les
taches. il alloue la plus haute pridgra la iche ayant la plus petit&pode.
Ratio de comgtitivit & : c’est la garantie de performance cafilpour un algorithme en-
ligne. C’est l'unique valeur en analyse de castifivité qui permet de comparer les algo-

rithmes en-ligne.

Requéte : la tachea chacune de ses activationsngre une regéte a execuge (c’est une
copie de laédche).
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NSN

Sequence d’excution : c’est I'exécution construit par un algorithme en ordonnancant une
configuration.

Simulation : technique dévaluation d’algorithmes en-ligne paétude de leur comporte-
ment moyen.

Surcharge du processeur situation d’ordonnancement qui condaiavoir une duge d’eXecution
cumuEe desaches plus grande que le temps processeur restant.

Syseme temps Eel : sysemes pour lesquels la correction nepdnd pas seulement des
résultats, maiggalement du temps auquel ils sont fournis.

NTN

Tache :entite de base des programmes informatiques.

Tachea suspension tache qui pendant son &sution est suspendue par le processeur pour
gu’elle lance des ggrations externes.

Tache ageriodique : tache dont I'activation n’est pas connad’avance. @réralement ses
contraitnes temporelles si elle en a sont souples.

Tache independantes des fiches sont ingpendantes lorsuq’elles n’ont entre elles aucune
contrainte de greedence.

Tache geriodique (ou temps €el) :tache dont I'activation esécurrente ou @riodique.

Tachesa déepart simultané (ou synchrone) :taches qui ont toutes laéme date d’acti-
vation.

Tachesa écheance sur reqiete :taches dont Ecleance relative egtgalea la geriode.

Tache sporadique :tachesa contraintes strictes et dont les activations successives
sepakées par un &lai minimum.

Technique de I'augmentation de ressourcesextension de I'analyse de codfivité qui

consistea donner plus de ressourcgebalgorithme en-ligne (plus de processeurs ou des pro-
cesseurs plus puissants) glfalgorithme hors-ligne.
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Temps continu :temps qui est dense ou complet.

Temps de €ponse (Analyse) le temps deé&ponse d’'unediche est la diffrence de temps
entre la fin de son é@cution et sa date d’activation.

Temps discret :temps correspondaatune succession d’instants.

Test d’ordonnancabilité : algorithme consistarit tester, au @alabled un ordonnancement,
si une configuration est ordonnancgable par un algorithme.

Test d’'ordonnancabilité approche : test bagé sur des estimations plus ou moins fines pour
I'ordonnancabilié d’un algorithme. Ces tests sont inexactes mais moititeaa en calculs
gu’un test exact.

Test d’ordonnancabilité exact :test baé sur un calcul exact de I'ordonnancal@ilid’'un
algorithme.

NVN

Validation : analyse du comportement d’un algorithme en-ligne.
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Résune : Durant cette thse, deux prokimes d’ordonnancement en-ligne étitétudes.
Le premier prok®me concerne I'ordonnancement temps de &chesa suspension. Nous
avonsétabli des esultats sur la difficuit a resoudre un tel probme d’ordonnancement
(complexige, anomalies d’ordonnancement et non-optireaties algorithmes en-ligne).
Nous avongtabli la non-cometitivité d’algorithmes en-ligne pour deux énies de per-
formances rame quand ceux-ci disposent de plus de ressources querbadee Enfin,
nous avongtudié avec I'analyse de corafitivité differents tests d’ordonnancal#lite
second proldme se rapporta I'ordonnancement par une machiadraitement par lot.
Plusieurs algorithmes en-ligne cogétjiifs ontéte pesenés pour des probmes dont la
taille des lots est non boee donty H*° qui fait partie des meilleurs algorithmes en-ligne
pour le probéme @réral (son ratio de condgtitivité estégala la borne inérieure du
probkme,£5).

Contributions to on-line scheduling problems : real timeestthing of self-suspending
tasks, scheduling a batch processing machine.

Abstract :In this report, two scheduling problems are studied, udiegcbmpetitive ana-
lysis. The first problem is the scheduling of independant lraal-time tasks with self-
suspensions. We first establish results about the diffeultif this scheduling problem
(computationnal complexity, scheduling anomalies and-oytimality of on-line algo-
rithms). We have prooved the non-competitiveness of omdigorithmes for two perfor-
mance criteria even if they have a faster processor thandbhersary. Finaly, we have
studied several feasibility tests established for thib@m with the competitive analysis.
The second problem concerns the single batching machimelstihg problem. We have
proposed three on-line competitive algorithms for proldemith unbounded batch sizes.
We defined the algorithm H > that is a best possible on-line algorithm for the general

problem because its competitive ratio is equal to the Iow:enmbl,%g.
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