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Résumé: Ce papier décrit une technique de validation temporelle
d’applications temps réel distribuées a contraintes strictes, par le biais de
langages rationnels. Dans cette étude, nous tenons compte des impératifs
matériels qu’impose la machine cible. En effet, certaines caractéristiques
temporelles des taches sont dépendantes du mateériel, ce qui influe sur le langage
modele. Nous faisons | ‘hypothese qu’il n’y a pas de migration des taches sur les
differents sites du systeme et nous n’étudions pas le probleme du placement. Nous
appliguons enfin cette méthode a un protocole tempsréel : CAN.

Abstract : This paper deals with temporal validation of distributed hard
real time systems. We consider here the target machine physical properties.
Indeed, several temporal characteristics of some tasks depend on hardware
properties, and then influence the model. We suppose that there is no task
migration, and we did not study the tasks allocation problem. We valid this
method to the protocol CAN.

Motsclés: validation , temps réel, modéle synchrone, langages rationnels,
systemes distribué, réseau.

Key words: validation, real time, synchronous model, rationnal language,
distributed systems, network
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Introduction

Un systéme temps réel est d’une part réactif et d’autre part concurrent
(toutes les opérations relatives au pilotage du procédé doivent progresser
simultanément). Il est donc naturellement composé d’un ensemble de taches
¢lémentaires, chacune d’elles implémentant une réaction ( ou une partie de
réaction) que le systeme devra fournir. Cet ensemble de taches est divisé en deux
grandes classes de taches : les taches périodiques ( ce sont les taches de lecture et
de traitement des informations fournies par les capteurs) ; les taches apériodiques
et sporadiques ( liées aux signaux d’alarmes et aux actions d’un éventuel
opérateur).

De fagon générale, un systeme temps réel se distingue d'un systéme
traditionnel par sa capacit¢ a garantir que les taches respectent certaines
é¢chéances. La validité d’un tel systéme tient a la justesse de ses résultats et a son
respect des contraintes temporelles. Il existe deux grandes classes de systémes
temps réel : Les systémes temps réel dur et ceux temps réel mou. Lorsgue le non
respect des échéances a des conséquences irrémédiables, le systéme est dit dur ou
a contraintes strictes. Nous allons ici n’étudier que les systemes temps réel dur
composés de taches périodiques uniquement.

Valider temporellement un systéme temps réel consiste a prouver a priori
gue quel que soit le flot d’événement entrant, le systeme sera toujours capable de
réagir conformément a ses contraintes temporelles. La validation temporelle est
donc un processus de décision qui concerne des séquences d’ordonnancement des
taches. L’ordonnancement s’aborde usuellement a travers deux approches: D’une
part, I’approche «en ligne» consiste a piloter I’application en choisissant, a
chague commutation de contexte, la tache a élire. Or, |'ordonnancement de
systemes de taches en présence de ressources critiques est NP-complet [BRH90].
Cet ¢état de fait rend tout algorithme d'ordonnancement en ligne non optimal (dans
le sens ou une validation sappuyant sur cet agorithme peut diagnostiquer une
configuration ordonnangable comme non ordinnangable). Le théoréme de cyclicité
des ordonnancements dans le cas mono-processeur [Gro99] montre gu'en
I'absence de condition anal ytique nécessaires et suffisantes d'ordonnangabilité (dés
gue synchronisation ou partage de ressources apparaissent, en pratique), la
validation d'algorithmes d'ordonnancement en-ligne est du méme niveau de
complexité. La validation d'ordonnancement en ligne de systémes de taches
interdépendantes est donc de complexité exponentielle, et I'on sait a priori que la
décision obtenue est peut étre erronée!

Pour répondre a ce probléeme, I’approche « hors ligne» a été abordée:
elle consiste a rechercher ( par le biais de simulations) |’existence d’au moins une

PDF created with FinePrint pdfFactory trial version http://www.fineprint.com


http://www.fineprint.com

hal-00346030, version 1 - 10 Dec 2008

séquence d’ordonnancement qui satisfait les contraintes temporelles. Elle s’appuie
sur des modeles temporels de I’application a valider.

La rapide évolution technologique de ces derni¢res années, principal ement
dans le domaine des réseaux de communication, ainduit une utilisation de plus en
plus fréquente de systémes distribués comme support pour les applications temps
réel a contraintes strictes. Ces systémes distribués sont basés sur des protocoles
temps réel (FIP, CAN, CSMA/DCR) qui offrent des possibilités de prise en
compte des contraintes temporelles dans I’envoi des messages. Tres peu d’études
existent a ce jour sur ce theme. Elles s’integrent principalement dans I’approche
en ligne [S98] : les messages sont vus comme des taches temps réel particuliéres
ordonnancées de maniére non-préemptive sur un processeur spécifique : le réseaw.

L’ ordonnancement de systemes distribués étant NP-difficile, I’approche en

ligne reste non optimale.

Dans ce papier, nous nous basons sur I’approche hors ligne définie dans
[GOQ][GLO1] pour proposer une technique de validation temporelle de tels
systémes. Le principe de notre travail est I’intégration des protocoles de
communication au modele et, par voie de conséquences, |I’adaptation du modele
aux cibles comportant des processeurs fonctionnant a des cadences différentes.

Nous présentons, dans un premier temps, le modéle dans le cadre des
systémes temps réel centralisé avec tiches a durée fixe. Nous décrivons ensuite
une méthode de modélisation des systéemes distribués tenant compte des
différences de vitesse entre le réseau et les stations. Nous faisons |I”hypothése qu’il
N’y a pas de migration des taches sur les différents sites du systéme et nous
n’étudions pas e probléme du placement.

Nous validons enfin cette méthode par I’exemple d’un systéme distribué
fonctionnant sur un réseau CAN (Controller Area Network).

1 Validation de systémes centralisés

1.1 Modélisation temporelle detaches

1.1.1 Spécification temporelle de taches

Une tache temps réel périodique est définie par un ensemble de
comportements, i.e. de séquences d’exécution, qui caractérise la contrainte
temporelle de durée d’exécution C; ( durée d’exécution dans le pire cas ). C; est un
paramétre dépendant des caractéristiques physiques de la cible, ici, C; est calculé
en nombre d’instructions élémentaires. Nous supposons que toutes les instructions
¢lémentaires durent une unité de temps. Les autres contraintes temporelles sont :

r, . date de premiére occurrence de I’événement qui déclenche latachei.

D; : Délai critique relatif.
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T; :intervalle de temps entre deux occurrences successives de latache.

Les valeurs des parameétres r;, D;, T; sont données en secondes. Durant
I’intervalle [r;, r;+T;[, une tache doit étre active C; unités de temps sur [r;, ri+Dj[ et
0 unité de temps sur [r;+D;, ri+Ti[.

1.1.2 Modéletemporel

Soit t une tache temps réel soumise aux contraintes temporellesr, D et T.
Le code xde t (ou séquence d’exécution) est un mot sur I’ensemble P des
instructions élémentaires. La durée d’exécution C det est calculée a partir de ce
code. Lors de son exécution, t peut étre active ou suspendue suivant qu’elle
posséde ou non le processeur. Pour chaque unité de temps u, I’observation de
I’état de t permet de construire une séquence des périodes d’activation /
désactivation de t. L’ensemble des séquences respectant la spécification
temporelle constitue le modeéle temporel de t. Dans la suite, notre objectif est de
construire I’ensemble de ces séquences, i.e. de construire le langage rationnel
Ly(t) collectant I’ensemble des comportements temporels valides det .

1.1.2.1 Principes

Dans notre approche, le temps est implicite: chaque tache effectue une
action par unité de temps. Notons a une unit¢ de temps pendant laquelle t
s’exécute, - une unité de temps durant laquelle t est suspendue et S |’alphabet
{a-}.

Le modele temporel associé a x est le mot f (x), ou f est le morphisme de
concaténation P® {a}. La longueur de f(x) donne dune part le nombre
d'instructions exécutées par t, et d'autre part sa durée (toutes les instructions
¢lémentaires sont supposées durer une unité de temps). Le modele temporel L(t)
de t est obtenu en explicitant les périodes d'inactivité du syst¢tme (a I'aide du
symbole -). Notons LI I’opération de Shuffle!, la forme générique de ce modile
est donnée dans [GOO] par® L(t)=Centre(- "((-°° I f (x)) - "°)"). La composante
-" correspond a l'inactivité de la tiche avant sa premiére activation : la date de
premiére activation r est donc supposée étre exprimée en uniteés de temps, le mot
-"ayant pour objet de modéliser I'état det pendant tout I'intervalle de temps [O,r].
La composante (- °C 1 f (x)) - "° modélise I'ensemble des séquences d'allocation
processeur compatibles avec les contraintes temporelles det. Tous les mots de cet

! Le Shuffle not¢ I, est défini par "al S, alll e = aet "(@bww) 1 S (S

aw II bw’=a(w I bw’) E b (aw I w’).

ZLecentre de L est I’ensemble des préfixes de L indéfiniment prolongeables dans L,

algébriquement, Centre ( L*) = L*.FacteursGauches(L ).
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ensemble partagent la méme longueur : T. Tout mot de L,(t) est appelé
comportement temporel valide det.

Dans les études précédentes, r, D et T sont toujours exprimés en nombre
d’unités de temps. Lorsque I’on considére plusieurs sites, cette ssmplification n’est
plus utilisable. Suivant le site sur lequel t s’exécute, la durée en seconde de C
varie car les différents sites possédent potentiellement des vitesses de calcul
différentes.

1.1.2.2 Intégration des caractéristiques physiques de la machinecible

t s’exécute sur un processeur qui possede des caractéristiques temporelles
particuli¢res : nous appelons unité de temps I’intervalle de temps qui sépare deux
tics d'horloge, et cadence I'inverse de sa durée. Dans le cas multiprocesseur, nous
supposons gue tous les processeurs d’un méme site sont asservis a la méme
horloge: ils fonctionnent de manié¢re synchrone. La durée d'un comportement
donné w de t vaut donc |w|us sur le site S, et |[w|ur sur le site T. La
modélisation des caractéristiques temporelles héritées de t (échéance, période,
etc.) ne se traduit donc plus simplement dans le langage en terme direct de nombre
d'occurrences de -, mais en terme de nombre d'occurrences de - nécessaire et
suffisant pour modéliser le temps dinactivité correspondant sur le processeur
cible.

Notation: Appelons Ly(t) le langage qui contient I'ensemble des
comportements de t temporellement valides sur un processeur dont I'unité de
temps est u.

Considérons, par exemple, une tiche t, de -caractéristiques
(r,D,T,C)=(3ms,8ms,10ms,3ut).

Pour u = 1ms nous avons Lims(t)=Centre(-*((-°I&%)-%)"), et pour
u=250us: Lasous(t)=Centre(- *((- *111a%-®)). La proportion entre les a et les
- varie avec la cadence du processeur cible. Nous montrons dans la suite qu'une
tache t, définie par des caractéristiques temporelles (r,D,T,C), et destinée a
sexécuter sur un processeur de cadence ¢l @ (on note u=1/c), peut toujours étre
associée a un langage rationnel Ly(t).

Considéronswi (-°C 1 f (x)) - "°. Le nombre [w|. donne, comptabilisée
en unité de temps, ladurée Y; (sur une période de t) pendant laquellet n'a pas de
processeur aloué, et |wl-|w|. la durée Y, pendant laquelle elle dispose d'un
processeur. Les spécifications temporelles r, D, T de t ne dépendent pas des
performances du processeur sur lequel t sSexécute, mais de caractéristiques
physiques du procédé piloté par I'application (éventuellement via des dépendances
en chaines, exprimées sous la forme de contraintes de bout en bout). Du point de
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vue du modele, ce sont donc des constantes. Par contre, C, constante en nombre
d'instructions élémentaires, varie en temps, en fonction des performances du
processeur. Lavaleur de C est donc fixe, mesurée en unités de temps, alors que les
vaeurs de r, D et T sont fixes, mesurées en secondes. Pour intégrer les
caractéristiques du processeur au modele, les valeurs mesurées en secondes
doivent donc étre exprimées en unité de temps. Soit u I’unité¢ de temps® du
processeur. x secondes correspondent a x/u unités de temps. Lesvaeursr, Cet T
mesurées en secondes valent respectivement, en unité de temps, r/u, D/u et T/u.

En général les contraintes temporellesr, D et T sont de I’ordre de 10 s et
I’unité de temps u de I’ordre de 10™°s. Sous ces hypothéses, nous supposons, a une
approximation négligeable prés, que r/u, D/u et T/u sont toujours entiers. Le
langage Ly(t)=Centre(- "((- " O 11 f (x)) - ") modélise les comportements
de la tache en tenant compte des performances du processeur sur lequel elle
s’exécute.

Nous notons °t I’ensemble{L, (t), ul Q**}.

1.2 Modeletemporel d’une application tempsr éel

Nous présentons dans [GLO1] une technique, basée sur le modéle Arnold-
Nivat [A94], pour exprimer I'ensemble des s'quences d'ordonnancement valides
d'un systéme de taches. L'idée consiste d'une part a associer a chaque ressource
critique Rj (processeur, ressource, message, €tc.) une tiche virtuelle VRJ-
(modélisée par un langage rationnel L(VRJ-)), puis a associer au systeme
T=(ti); (L] le produit de Hadamard des L(tj) et des L(VRJ-): c'est le langage
accepté par le produit des automates d'acceptation des L(tj), donc écrit sur
I'alphabet P, 4(Si)” Pj(Sj). Soit LT ce langage. Appelons S |'ensemble des
vecteurs de P, 4( Si) décrivant des configurations valides (respect de
I'exclusion mutuelle sur un processeur, sur une ressource, etc.). Nous montrons
dans [GLO1] que le langage® Proj, (Centre(LT CS")) collecte I'ensemble des

séguences d'ordonnancement valides, du point de vue de la gestion des ressources
et du point de vue du respect des contraintes temporelles. C'est ce modéle que
nous utilisonsici.

% I’unité de temps est la durée d’une instruction non interruptible (niveau assembleur). Notre hypothése

est donc ici que les différentes instructions utilisées partagent toute la méme durée.

* On projette sur les n premiéres composantes, de fagon 4 ne conserver a posteriori que I'état des tj: les
composantes supprimées correspondent aux taches virtuelles qui tracent I'état des ressources, et qui n‘ont

plusdutilité par lasuite.
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1.3 Lavalidation temporelle [GOQ]

Lavalidation temporelle d’un systéme de taches (t;)i; | consiste a décider si
la configuration (t;) ij | est ordonnangable dans le respect de ses échéances. Cette
décision est obtenue en évaluant le prédicat (L((ti)) i1 )= A) grace a la
construction de I’automate associ¢ au langage L((ti) ii1). S il existe un
comportement valide (L((t;) i1, )=1 A) aorsla configuration est ordonnangable,
sinon, elle ne I’est pas. Cette stratégie permet de décider de I’ordonnancgabilité
d’un systeme de taches.

La construction de I’automate du langage L((ti) i11) Seffectue via des
produits filtrés® d’automates. La complexité au pire de |I”évaluation du prédicat est
en O(ppcmii [1,n(Ti)). Des études, exposées dans [GLO1], ont ét¢é menées sur la
complexité spatiale de ce calcul. Ces études montrent que les cas les plus
défavorables interviennent lorsque le systéme est peu contraint, en effet, il y a
généralement de nombreuses séquences d’ordonnancements possible donc un
grand nombre d’états dans I’ automate résultat.

2 Validation de systemes distribués

La validation de systémes répartis impose d'intégrer au modele I'ensemble
des aspects communication, et donc, notamment, |es transferts de messages soumis
a des échéances strictes via un réseaul.

Dans notre approche, chaque site dispose d'une horloge locale, a laguelle
est assujetti I'ensemble des processeurs du site. L'intervalle de temps qui, sur
chague site, s¢pare deux tics d'horloge, est donc le méme pour I'ensemble des
processeurs. Le modéle exprime ce parallélisme synchrone a travers I'opération de
produit de Hadamard W.

Un systéme réparti est constitué d'un ensemble de sites, fonctionnant a
priori a des vitesses différentes (i.e. avec des unités de temps différentes), et
communiquant via un réseau. L'utilisation de notre modele pour la validation
d'applications réparties impose donc de |'adapter au cas de tels ensembles de
composants.

Dans cette étude, on supposera, en raison de différences d’échelle entre la
vitesse des processeurs et les parametres temporels que nous manipulons, le
démarrage simultané des horloges de chacun des sites. Dans un premier temps il
est nécessaire de tenir compte de la différence de vitesse entre les différents sites.
En effet, le modéle actuel, notamment le produit de Hadamard, ne permet pas la
modélisation de systemes multi-cadencés. Dans un second temps, nous étudions

® pour le partage de processeurs, de ressources et lacommunication.
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I’intégration de la modélisation des protocoles réseaux ains que la validation
d’applications tempsréel distribuées.

2.1 Priseen compte dela multi-cadence des sites

2.1.1 Leshomothétiquesdel

Dans le processus de construction de °t, on prend en compte, dans le
modele, les différences de vitesses des CPU. Nous obtenons donc une classe de
langages dans les mots desquel s 1a proportion entre le nombre de a et |le nombre de
. est fonction de la cadence. Considérons L, T °t. Nous appelons granularité
I”unité temporelle utilisée pour mesurer ladurée d’une lettre dans les mots de L.

Exemple: Soit L={a} un langage que nous associons a |’unité¢ de temps
1ms: la durée associée a la lettre a est Ims. Considérons par ailleurs le langage
M={&"} associ¢ a ladurée '/, ms. L et M sont sémantiquement équivalents car ils
contiennent tous les deux le méme comportement, dont la sémantique est «t est
dans I’¢tat a pendant Ims» : | 1=|a"[ Y/, . Remarquons que N={d"} associ¢ a
une durée de /(.1 n’est pas équivalent a L : Ja]” 1t | Y-y

Terminologie: M est |I’observation de L avec lagranularité /.

Notre objectif est de construire I’ensemble L(t) des langages décrivant
les comportements définis par L, dans des granularités différentes, c’est a dire
I”’ensemble des langages 4L (t) associés a latachet s’exécutant sur un site d’unité
de temps u observé avec une granularité g.

Remarque : yLy(t) =Ly(t).

Pour construire Ly(t), nous utilisons I’isomorphismey :
Yug:PcE{ a -}®(PcE{ a -}) tel quep=u/g
" Xl Pc,y(x)=x°
" x1 {PS}y(x)=a"x
" x1 {V.R},y(x)=x.a8' (voir Figure1)

Section critique

Figurel: casparticulier desinstructionscritiques
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Notons Lyy ={gLu(t), sLu(®)l &%/ $ gl @™, ul gIN", (Lu(t)= Yy ug
(Lu(t)}-

Proposition 1 L(t) est exactement L,y .
Preuve
LT Lyy b $g7 @™ Ly(t)=y gu (L) on peut donc associer L at.
Soit x une granularité et 4L le langage associ¢ a t. Alors, L=y yx
(Lu(t)) et donc kLT Lyy.
U
Remarque y est compatible avec le produit de Hadamard : si L et L’ sont
deux langages possédant laméme unité de temps u alors LWL’ est
sémantiquement équivalent a y ,x(LVWL"), pour tout X.

2.1.2 Langages homothétiques compatibles

Soient g,Ly, €t g,Lu, Remarquons que g L, Wg,Ly, possede une sémantique
temporelle (on peut lui associer une unité de temps) s et seulement si g1 = g. Or,
lors de la modélisation d’une application distribuée, le fonctionnement simultané
des sites est représenté par |’application du produit de Hadamard W sur les
différents langages associés. Notre objectif est donc maintenant de déterminer une
granularité g qui, appliquée a tous les sites, donne une sémantique temporelle a ce
produit.

Soit D(x) ={zl @"*/x1 zIN} I’ensemble des diviseurs de x
Soientx ety @, onpose: x Uy =sup(D(x Uy))=sup (D(X)CD(y))

Soientxetyl Q™*,$!z1 Q" /xUy=z

OnaD(x) I ]-¥, x]. Ainsi, on obtient : D(X)CD(y) 1 ]-¥, inf(x,y)]. Or
D(X)CD(y) est unfermé de R, il atteint donc sa borne supérieure.

En conséquence, $! z1 Q" / z = sup(D(X)CD(y))

Remarquons que Uz = PGCD. U généralise donc aux rationnels la notion
de PGCD dans Z.

Soient I—ul(t 1) €t Luz(t 2), etg= uUl.
On calculegl u, (t1) =Y u g (Luy(te)) €t gl u, (t2) =Y uyg (Luy(t2)-

obu (t) T Lu(ts); glu(tz) T Luy(ts), ces deux langages représentent
I’observation des deux tachest et t,a laméme granularité g.
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Nous avons donc :
Théorémel  Soient L, (t1) et Luy(t2).
Alors, $ gl @, gLy, (t1)l %, gLy, (t2) 1 &* telsque

gLu ()1 L) gLt 1 Luta)

Ce résultat permet d’obtenir un ensemble de langages qui partagent la
méme granularité. Les langages obtenus sont maximaux : il n’existe pas de
granularité g’>g telle que I’on puisse trouver un ensemble de langages
compatibles pour le produit de Hadamard. De plus, le morphisme y fournit
naturellement un algorithme pour la construction de cet ensemble de langages. La
composition des systémes placés sur les différents sites peut donc s’exprimer par
le produit de Hadamard.

2.2 Intégration de protocoles de communication

Dans le paragraphe précédent, nous avons établi la validit¢é de notre
modgle pour le cas réparti. On applique donc le produit de Hadamard aux langages
correspondant a chacun des sites. Nous faisons ici I’hypothése de non migration
des taches. Le systéme de taches (ti)i est réparti suivant les sites (S§);i ;. Soit
(ti)ii 1, I’ensemble des taches qui s’exécutent sur le site S, on note L (S) le

langage L ((tiii 1,).

Sitel U1:2 tl

hal-00346030, version 1 - 10 Dec 2008

g Mg ILING REING Nk

Site 2 U2:l t2

Figure 2 : exemple de taches communicantes

Soit (L (S))i o I’ensemble des langages associés aux sites (voir exemple
en figure 2). On applique le théoréeme 1 (section 2.1.2):
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Soit G=U 5 (u), et (cL(S))iis I’ensemble des langages tels que:" il J
L(Si): y ui,G(Lui(Si))-
Les langages (cL(S) )it ; ont tous la méme granularit¢ G, on peut donc
calculer cL = (WGL(S))ii ). oL exprime le fonctionnement du systéeme (t;)ii | sur
les sites(S);i o.(voir exemple en figure 3).

G=1

Sitelt,

Site2t,

Produit deHadamard de t, ett, G=1

hal-00346030, version 1 - 10 Dec 2008

Figure 3 : exemplede modélisation d'ATRD

Pour valider temporellement ce systéme, nous devons maintenant intégrer
les protocoles de communication au modele.

2.2.1 Modélisation des comportementstemporelsdu réseau

Certaines taches de I’application communiquent via le réseau. Notre
probléme est maintenant de garantir que le transfert de message se fera toujours
dans les temps. Pour cela, il est d’abord nécessaire d’avoir un modéle pour les
comportements du réseau (voir structure d’un réseau présenté en Figure 4).
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Station 1 Station 2

D =driver - svnchronisation classiaue

Figure 4: structure deréseau

Nous commencons par modéliser les comportements d’un driver, puis
[’exécution concurrente de I’ensemble des drivers et enfin nous vérifions la

compatibilité de lacommunication avec les contraintes temporelles du systeme.

La tache Driver effectue les transmissions en suivant le protocole réseau.
Chaque site du réseau possede un exemplaire de cette tiche Driver qui s’exécute
sur un processeur qui lui est dédié. Le langage D des comportements de la tache
Driver s’obtient a partir du protocole qu’elle implémente. L’unité de temps
correspondant au langage D est la durée gp d’émission d’un bit. Au départ, ce
langage est observé avec une granularité égale a son unité de temps. Ona" il I,
opPgp €t le langage associ¢ au driver i. Tous les drivers fonctionnant suivant le

méme protocole, ils partagent le méme code et donc le méme langage.

Soit g R=\\rrotocole gD, le langage contenant les comportements
il
simultanés des drivers. (voir exemple en Figure 5). L’ensemble de synchronisation
est |I’ensemble des comportements verifiant le prédicat qui exprime les contraintes
de communication imposées aux drivers par le protocole. Cet ensemble est donc
totalement défini par ce prédicat.

(2 (er)
Emission(e) | fin (de, dr)
Attend(a)
d (fin, fin)
—>
ar g; (cr, de) (fin, fin)
fin
Réception(r)
Automate d’un driver (r,e) Produit de deux

Figure5: exemple de modélisation dedrivers
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2.2.2 Latachechronométre

Nous disposons maintenant du langage collectant les comportements
temporels de I’application ainsi que celui des comportements temporels des
drivers. Nous cherchons dans la suite un moyen de vérifier la compatibilité entre
I”émission d’un message et |es contraintes temporelles de I”application.

Pour garantir les échéances de I’application, le message doit étre émis dans
un temps limité. Un message est donc contraint par un délai critique que nous
calculons. Nous utilisons ici une tache virtuelle Chr qui évalue le délai maximum
effectif dédié au transfert du message pour une configuration donnée. La tache
chronometre commence a compter au moment de I’envoie du message, effectue
une incrémentation a chague nouvelle unité de temps puis arréte le compte dés
réception du message.

Le délai ains calculé, associ¢ a une modélisation des différents
comportements du réseau, permet de décider la compatibilité temporelle de la
transmission avec les contraintes temporelles de la configuration. La granularité
de Chr est G .(notation : cChr, voir Figure 6).

+1

SEND Q

<«
RECEIVE

Figure 6 : chronometre

Soit L’ = gL Wk sChr, calculé avec une synchronisation classique de type
« Ressource » sur le chronometre [GLO1]. Ce langage contient les comportements
du systeme (stations, chronometre ) valides du point de vue du fonctionnement du
chronometre. gPchr = Py (L) est la projection sur la composante chronometre
de ce langage. cPchr fournit e temps entre I’envoi et la réception du message.(voir
exemple en Figure 7).

PDF created with FinePrint pdfFactory trial version http://www.fineprint.com


http://www.fineprint.com

hal-00346030, version 1 - 10 Dec 2008

GPChr G=1

Figure 7: exempled'utilisation du chronométre

2.2.3 Utilisation de Chr pour lavalidation

Pour tester la validité de la transmission, nous devons pouvoir effectuer le
produit de Hadamard des langages: cPchr et o R. Pour cela, nous appliquons le
théoreme 1 (section 2.1.2): soient G’= GUgp, Pchr= yg o(cPchr),
aR’=Y g5,6(gpR) (voir I’exemple présenté en Figure 8).

(W.wW)

Produit de deux drivers
G=1
(w,w)
(de, dr) (2.2) (a.a) (8 a)
>
OO ’O/@
(aa) T
Jor. o () in.fin e,r)\@.r)
Q (a,a) (a,a)
(a,a) (aa)
h 4 (er
O (en)
(a,a)
(a,a) é
(aa) (re
(fin, fin)
(r.e) (r.e)

Figure 8 : modification de granularité de l’automate desdrivers

Le langage cL=Centre(cPchr’ Ws &R’ ) collecte I’ensemble des
ordonnancements valides ( au sens du respect des contraintes temporelles ) de
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messages sur le réseau. Le test de validité est le méme que dans le cadre de la
validation de systéme centralisé :

s L = Aadorsil n’existe aucun comportement temporel valide, sinon, il en
existe au moins un.

En utlisant le langage oPchr et le langage R ans qgu’une
synchronisation classique de type ressource, on peut donc valider une application
distribuée.

Centre(cPchrWgR’) G’=1

S, de, dr

OO — OO0
R finfin
-,aa

+1,er

+1,er

Figure 9: automate de décision

Sur I’exemple (voir résultat présenté en Figure 9), les deux tachest; et t,
peuvent communiquer en respectant leurs contraintes temporelles. En effet, le
langage reconnu par |’automate n’est pas vide.

Dans la suite, nous montrons la faisabilité de cette technique sur I’exemple
du protocole CAN.

Etude decas: Validation d’une application basée sur CAN

Le protocole CAN ( Controller Area Network )[1SO94b,1SO944a] supporte
la distribution de commandes en temps réel avec un haut niveau de sécurité. Il
s’agit d’un protocole de la sous couche MAC (Medium Access Control ) basé sur
latechnique d’écoute CSMA /CA [P99]

La couche physique du protocole CAN décrit la représentation détaillée du
bit, mais pas le moyen de transport et les niveaux des signaux. La couche liaison
doit notamment corriger les erreurs qui ont pu se produire au premier niveau. Elle
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est entierement décrite dans le protocole CAN. La sous-couche LLC (Logical Link
Control) effectue le filtrage des messages, la notification des surcharges
(overload), e recouvrement des erreurs. La sous-couche MAC (Medium Access
Control), ceceur du protocole CAN, effectue la mise en trame du message,
I'arbitrage, I'acquittement, la détection des erreurs, la signalisation des erreurs. Les
couches réseau, transport, session et présentation sont vides. La couche
application, donne aux applications le moyen d'accéder aux couches inférieures.
Cette couche n'est pas vide pour le protocole CAN, mais sa spécification est
laissée a I'utilisateur.

Le bus peut avoir I’une des deux valeurs logiques O (bit dominant) ou 1
(bit récessif). Dans le cas d’une transmission simultanée , le conflit est résolu par
un arbitrage bit a bit (non destructif ) tout au long du contenu de I’identificateur du
message. Cet arbitrage repose sur un « ou cablé » au niveau du bus. Ce mécanisme
d’arbitrage garantit qu’il y aura ni de perte de temps ni d’information.
L identificateur définit une priorité fixe au message.

L’information est envoyée dans un format défini et de longueur maximale
limitée, la transmission est donc aussi limité dans le temps. Les trames sont
constituées de sept champs présentés en Figure 10.

J identifier controle données CRC EOF Inter

SOF Ack

Trame

Figure 10: format destrames CAN

Le protocole CAN intégre de nombreux dispositifs de signalisation et
détection d’erreurs. L’écoute du bus permet a I’émetteur de vérifier que le niveau
du bus correspond au niveau du bit émis. Toute détection d’erreur est signalée a
tous les neeuds par un error-flag. Ce signal est constitué de 6 bits consécutifs de
méme niveau. De plus, chaque station possede deux compteurs: un transmit error
counter et un receive error counter qui évoluent suivant les échecs ou succes des
émissions. Une station peut étre dans trois états : erreur active, erreur passive,
bus _off. Le passage de I’un a I’autre de ces états s’effectue en fonction des valeurs
des deux compteurs.
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3.1 Leprotocole CAN sansgestion d’erreur

Le comportement du driver CAN est défini par un algorithme dans la
norme 1SO [1SO94b,1S09%44]. L’ automate correspondant est donné en Figure 11.

Rdelim2
. RAck . .
Rdelim
recept
detect
EOE intertrame
020,020,000, .0:0:0; .0
SOF
Edelim Idle O
Q
out
Q
O O
" O
emit competmo ®)
EACK O
. win o O O
Edelim . v

Figure 11 : automate du driver

3.2 Intégration dela synchronisation desdrivers dansla modélisation

Pour obtenir le fonctionnement de |I’ensemble des drivers, nous utilisons la
technigue du produit synchronis¢ qui Sappuie sur un ensemble de
synchronisation. Ici, nous caractérisons |’appartenance a cet ensemble via la
satisfaction d’un prédicat, dont nous donnons la négation ci-dessous.

hal-00346030, version 1 - 10 Dec 2008

La synchronisation s’exprime par la digonction d’un ensemble de

prédicats :

- ("iwl[i]=Idle).
Ce prédicat garantit que tous les drivers sont en état d’attente si aucun
d’eux ne veut émettre et que le bus est vide. (Figure 12.0):

- (Ki/wl[i] = SOF }| + [ i/ w[i] = detect }| = N).
Lorsgu’un échange est lancé, les drivers se séparent en deux catégories:
ceux qui ont quelque chose a émettre (et qui donc émettent un SOF) et
ceux qui n’ont rien a émettre (et qui doivent détecter le début de I’échange
pour pouvoir se placer en réception (Figure 12.1)).

- ($i/ w[i] = competition U" j w[j]T {competition, out, recept} ).
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Lorsque le début de I’échange est synchronisé, on garantit que toutes les
stations sont soit en train d’écouter, soit en train de concourir pour
I’arbitrage. Aingi, lors de cette phase, chague driver peut effectuer I’une
des trois actions suivantes : « recept », « competition » et « out » (lorsqu’il
est éliminé de la compétition (Figure 12.2)).

($iw[il=winU"j, j i, w[j]T {out, recept}).
Lorsque la compétition prend fin, il ne peut y avoir qu’un seul vaingueur.
Les autres drivers doivent étre en réception sauf éventuellement les
derniers éliminés(Figure 12.3).

S ($iw[i]=emit U"j, ji,w[j]=recept).
On synchronise alors I’émission avec la réception, un seul émetteur, les
autres sont récepteurs (Figure 12.4) :

- ($'iw[i] =Edeim1U" j, j* i, w[j] = Edelim1).
Enfin, on synchronise lafin del’émission (Figure 12.5) par :

($'iw[i]=Eddim2U" j, j ! i,w[j] = Rdelim2).
Pour garantir que tous les drivers sont au niveau de I’acquittement en
méme temps (Figure 12.6 ).

hal-00346030, version 1 - 10 Dec 2008

Compétition émission
] |7 |7 EOF
) I réceotion | |
] I récention | |
] récention | |
] réception | |

- SOF - detect IZI synchronisations

I Eliminé de la compétition o o
|:| émission de délimiteur

I:I Ack I:I Réception de

Figure 12 : exemple d'exécution simultanée dedrivers
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Pour N drivers et un N-uplet w, la fonction de synchronisation est
récapitulée en Figure 13.

(" iw=Idle) U

(Ki/ w; = SOF }|+ |{ i/ w,= detect }|=N) U

($i/ w; = competition U™ j (w;T {competition, out, recept})) U
($tiw=winU"j, j2 i, (w1 { out, recept})) U
($'iw=emitU"j, j i, (w;=recept)) U
($!iw = Edelimi0" j, j i, (w,= Edelim1)) U
($!iw=Edeim20" , 1 i, (w,=Rdelim2))

Figure 13 : fonction de synchronisation

Cette analyse nous fournit I’ensemble des instructions critiques Pc ( celles
qui interviennent dans la fonction de synchronisation). Le modg¢le temporel ( voir
Figure 14) est obtenu par projection du langage Lp du driver (Figure 11) sur
PcE{a}.

Notons Pn I’ensemble des actions du driver qui ne sont pas synchronisées
(non-critiques). La projection utilisée est définie par :
f: PcEPn® PcE {a

hal-00346030, version 1 - 10 Dec 2008

f/Pc =1d
f/IPh=(x® a)
Rdelim2
O @,
a Rdelim1
recept
Detect
a a
O-O-O-O-OOO»OOO»0O
SOF
Edelim Idle O .
out
Q
O O
Competition ~ ~
\ Emit O O
a O ®
® o
Edelimy )

Figure 14 : modéletemporel Ap du driver
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3.3 Gestion d’erreur dans CAN

La prise en compte de la gestion d’erreur modifie légérement e langage. Lp.
La démarche reste laméme ( voir I’automate modifi¢ en Figure 15).

Form_error

. . Bus_empty

Rdelim
recept

‘ Form_error ‘

3 Error_flag
a
>O— >0 N ‘

SOF Form_error empty_bus

Idle O

. Compétiti on*?
win

Bit_error

Ack_error

Figure 15 : automate Ap avec prise en compte de la détection d'erreur

Les récepteurs détectent les erreurs de forme de la trame et contrélent la
correction du message ( vérification du CRC). L’émetteur, grace a un systéme
d’écoute, détecte les erreurs de bits ( bit écouté différent du bit émis) ainsi que les
erreurs d’acquittement.

Quel gue soit le type de I’erreur détectée, le driver émet un « error_flag » (
sur I’automate de la Figure 15, le début de cette émission est représenté par I’état
grisé ).

(" iw=Idle)U

(Ki/ w, = SOF }| + K i/ w; = detect }| = N|).U

($i/ w; = competition U" j (w;l { competition,out,recept,error, error_flag)) U
($'iw=winU"j, jti, (w {out, recept, error, error_flag })) U
($iwi=emitU j,j*i,(wl {recept, error, error_flag})) U
($!iw=EdeimlU"j, jti, (w1 { Edeliml, error ,error_flag})) U
($'iw,=Edelim2U"j, j* i, (w1 { Rdelim2, error, error_flag }))U
(Ki/wi=empty bus}+{i/wi=error }+[{i/w;=error_flag})j]=N) U
(" iw;=bus empty)

Figure 16 : fonction de synchronisation
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Ces contraintes sont modélisées viala fonction de synchronisation (voir les
éléments rajoutés par rapport a lafonction précédente, présentés en gras en Figure
16). Ces éléments correspondent a la synchronisation des détections et
signalisations des erreurs dont un exemple est présenté Figure 17. Des erreurs de
forme peuvent étre détectées soit lors de la compétition, soit pendant |I’émission
des éléments fixes du message.

De plus, certains drivers peuvent commencer a émettre un « error_flag »
sans que les autres aient détecté une erreur. L erreur sera détectée par tous les
drivers au bout d’un temps maximum qui dépend de la géométrie du réseau. Une
fois le bus libre (niveau récessif ), tous les drivers réinitialisent leur
communication.

compétition

. Error_flag

Error_flag
Détection de
|”erreur

Figure 17 : synchronisation de la phase compétition

3.4 Leprotocole CAN avec gestion des états dégradés

Les comportements temporels du driver dans les états d’erreur active et
d’erreur passive sont identiques, seule la valeur des bits émis pour
I” « error_flag » différe. Pour notre modele temporel il n’est donc pas nécessaire
de différencier ces deux états. En revanche I’état « bus off » implique une
déconnexion du bus qui peut entrainer des problémes de communication et donc
de synchronisation entre taches. Il est donc nécessaire de représenter cet état. Nous
obtenons |”automate présenté en Figure 18.
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Bus_empty

empty_bus

Ack_error

Mode_actif

wait

Figure 18 : automate du driver, gestion des états dégradés.

Par une démarche semblable au cas précédent, nous obtenons la fonction
de synchronisation permettant de synchroniser le produit de Hadamard de N
drivers (voir Figure 19). Les gouts sont dus au fait qu’a chague instant, une
station peut étre dans I’état « bus_off ».

(" iw,=IdeUw] {Bus off , wait, Mode adtif}) U

([i/wi= SOF }|+ [ if w;=detect }| + { i/ wi = Bus off Uw;=wait Uw;,=Mode adtif }}=N)U

($i/ wi= competiion U" j (w1 { competition, out, recept, error, error_flag, Bus off, wait, Mode adtif})) U
($tiwi=winU" j, j 2 i, (w1 { out, recept, error, Bus off, wait, Mode adtif})) U

($tiw=emitU' j,j 2 i(w;T {recept, eror, eror_flagBus off, wait, Mode adtif } ) U

($!iw=Eddim1U" j, j* i, (w1 { Eddimd, eror, eror_flag, Bus off, wait, Mode adtif}) U

($!iw=Eddim2U" j, j* i, (w { Rddim2, error, error_flag, Bus off, wait, Mode actif} )) U

(K i/w=empty_bus |+ K i/w=eror }FK i /w= eror flagh|+ K i/ wi=Bus off Uw,=wait Uw;=Mode adtif }}=N) U
(" iw;=bus empty Uw;=Bus offUw; =wait Uw,=Mode adtif))

Figure 19 : fonction de synchronisation

Dans cette partie, nous avons raffiné le modele, pour prendre en compte les
différences de cadence des différents composants d’un réseau. La solution
proposée peut étre utilisée dans le cadre des systémes centralisés multiprocesseurs
sans horloge globale. Cette méthode est applicable a tout type de réseau et
protocoles dés lors que le protocol e supporte une modélisation par automate fini.
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4 Conclusion

Nous sommes donc capables, avec la technique des langages L(t), de
valider temporellement des systémes temps réel a contraintes strictes répartis, qui
S’appuient sur des protocoles de communications modélisables a I’aide de
langages rationnels. L’¢étude du cas de CAN valide cette approche. Pour ce faire,
le modéle a été étendu: une tache est maintenant associ¢e a une classe de
langages. Chacun de ces langages est paramétré par une unité de temps. Le mod¢le
appliqué a la tache est le langage de sa classe associée correspondant au
processeur sur lequel elle s’exécute.

Notre méthode de modélisation de systemes distribués peut étre appliquée
a n’importe quel protocole, la seule contrainte étant de définir le langage
correspondant a ce protocole pour obtenir le langage D. Le résultat obtenu avec
cette méthode est une décision d’ordonnangabilité de I’application sur une
architecture distribuée.

Pour tenir compte de la différence de cadence des différents éléments d’un
systéeme distribué, le modele a du étre raffiné par rapport aux études précédentes,
en lui intégrant la quantification de I’unité de temps. Notons bien gu’il ne s’agit
toute fois pas d’une temporisation du modele : les méthodes de décision utilisées
restent basées sur les résultats de la théorie des langages sans temps. Cette
méthode peut aussi étre appliquée sur un systeme centralisé multiprocesseurs si les
différents processeurs n’ont pas la méme vitesse.

L’un des apports centraux de cette approche est |’établissement de la
cyclicité des ordonnancements en environnement multi-processeurs réparti : ce
résultat est un corrolaire immédiat (lemme de I'étoile) du fait que I’ensemble des
ordonnancements valides est un langage rationnel.

La poursuite de cette ¢tude est en cours. Les deux principales directions
sont :

- L’¢étude de la migration partielle ou totale des taches sur les différents
sites du systeme.

- La validation de la méthode sur une configuration réelle de syst¢éme

distribué.
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